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Je tiens à remercier très vivement ma famille, merci pour votre soutien et pour vos
conseils. En particulier mes parents pour leur éducation et pour m’avoir soutenu tout au
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2.4.1 Ethernet commuté . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 21
2.4.2 AFDX : Avionics Full DupleX Switched Ethernet . . . . . . . . . . . 21
2.4.3 TTEthernet : Time-Triggered Ethernet . . . . . . . . . . . . . . . . 22
2.4.4 AVB : Audio Video Bridging . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 23
2.4.5 TSN : Time Sensitive Network . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 23
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4.3.5 Calcul des délais de bout en bout . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 39

II Contributions 41
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6.2 Calcul des bornes du temps de traversée . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 57
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8.3 Modélisation de TSN/CBS-BE en Calcul Réseau . . . . . . . . . . . . . . . 123
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Chapitre 1

Présentation du sujet

1.1 Présentation du contexte

Les systèmes embarqués complexes (avions, satellites, drones...) contiennent de plus en
plus de calculateurs. Désormais ce sont des dizaines voire des centaines de calculateurs qui
communiquent à travers un réseau partagé. Une fonction est réalisée par la collaboration
d’un ensemble de calculateurs qui s’échangent un nombre croissant d’informations. Dans
un contexte de temps réel embarqué, il faut non seulement garantir que ces informations
échangées sont correctes mais il faut aussi garantir qu’elles vérifient leurs contraintes tem-
porelles. Du point de vue du réseau cela signifie qu’une information doit être échangée en
respectant les délais qui lui sont imposés. Ceci implique de pouvoir borner le temps de
traversée du réseau de chaque message afin de vérifier qu’il arrive dans les temps. Or les
systèmes embarqués étant de plus en plus complexes et le nombre d’informations échangées
étant en constante augmentation, cette borne est de plus en plus complexe à calculer. De
plus il est important que cette borne soit le moins pessimiste possible afin d’éviter que le
système soit surdimensionné.

1.2 Évolution des systèmes avioniques

Dans un premier temps, les échanges entre les calculateurs étaient réalisés à travers
une multitude de bus dédiés. Parmi ceux-ci, on peut citer le bus mono-émetteur ARINC
429, dont la première norme date de 1978 et le bus TTP introduit dans les années 80. Le
bus ARINC 429 est un bus simple d’utilisation, très fiable et déterministe puisqu’il ne peut
pas y avoir de collision. Néanmoins il est limité par son faible débit (débit maximal de
100 kbits/s), le nombre maximum d’utilisateurs (1-20 récepteurs) et l’impossibilité d’avoir
plus d’un émetteur qui rend impossible la possibilité de retour entre les calculateurs à
moins de mettre en place un second bus.

Pour répondre à ces limitations, Boeing a choisi d’utiliser pour le 777 le bus ARINC 629.
Introduit en 1995 il s’agit d’un bus multi-émetteurs avec un débit supérieur (débit maximal
de 2 Mbits/s) et autorisant jusqu’à 120 utilisateurs. Plus récemment la norme ARINC 825
cherche à adapter le bus CAN (Controller Area Network), déjà majoritairement utilisé
dans l’automobile, pour l’aéronautique.

Le nombre d’informations échangées ne faisant qu’augmenter, l’utilisation d’une mul-
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12 CHAPITRE 1. PRÉSENTATION DU SUJET

titude de bus devenait de moins en moins satisfaisante d’un point de vue du poids du
matériel embarqué et de la maintenance qu’elle impliquait. L’amélioration de bus avionique
implique de plus des coûts de développement de composants spécifiques très importants.
Une solution a été apportée avec la transition des ces nombreux bus à la technologie de
l’Ethernet commuté. On peut citer par exemple le réseau AFDX (technologie utilisée chez
Airbus, Boeing et Bombardier) mais aussi TTEthernet, AVB et plus récemment TSN.

Les réseaux embarqués ont donc beaucoup évolué au cours du temps et de nouvelles
solutions sont fréquemment proposées. Si l’on s’intéresse aux premiers réseaux utilisés
historiquement il est possible de distinguer deux tendances principales :

— Soit les réseaux sont entièrement déterministes et synchrones, les dates d’émission
sont connues a priori ce qui permet d’éviter les contentions. C’est le cas du bus TTP
par exemple.

— Soit les réseaux sont asynchrones, les messages sont envoyés sur le réseau lorsqu’ils
sont produits, et ces dates d’émission sont inconnues à la conception. On peut citer
par exemple le bus CAN, l’AFDX et AVB.

Actuellement un nouveau type de réseau se développe qui tente de mixer le déterminisme
du synchrone et la flexibilité de l’asynchrone en utilisant les deux types de messages. C’est
le cas entre autre de TTCAN, TTEthernet et TSN. Ces nouveaux réseaux nécessitent
maintenant une modélisation et une méthode d’analyse afin d’être capable de borner le
temps de traversée des messages. C’est ce qui a été fait durant cette étude.

1.3 Organisation du mémoire

L’objectif de ce travail est de mettre en place un modèle capable de borner les temps
de traversée du réseaux. Afin d’y parvenir nous nous sommes basés sur la méthode d’ana-
lyse du Calcul Réseau. Ce travail s’attarde en particulier sur la modélisation des interac-
tions qui existent entre les messages synchrones et les messages asynchrones. Les modèles
présentés dans ce manuscrit prennent en compte les dates d’émission sur le réseau des mes-
sages synchrones lors du calcul des bornes supérieures de temps de traversée des messages
asynchrones.

Notre démarche consiste dans un premier temps à s’intéresser au bus CAN, car simple
à modéliser. Dans ce dernier il est possible d’utiliser les dates d’émission à travers un
ordonnancement local. Il est aussi possible d’utiliser un ordonnancement global mais cela
a un coût. Nous avons tout d’abord proposé une nouvelle solution intermédiaire : une
synchronisation faible. Par la suite nous avons développé un modèle capable de borner
le temps de traversée lorsqu’un bus faiblement synchronisé est utilisé, ce qui n’avait ja-
mais été fait. Enfin nous avons mené de nombreuses expériences pour évaluer le gain
apporté par cette nouvelle approche. Cette partie de l’étude a mené à la publication d’ar-
ticles [Daigmorte and Boyer, 2016] [Daigmorte et al., 2017] [Daigmorte and Boyer, 2017].
(Chapitre 6)

La démarche a ensuite consisté à considérer le réseau TTEthernet, sachant qu’il est
proche du réseau AFDX mais avec en plus de ce dernier l’idée de contrôler les dates
d’émission pour les flux prioritaires. L’objectif était double :

— tout d’abord développer une modélisation capable de borner le temps de traversée
dans TTEthernet,
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— ensuite évaluer finement l’impact des flux synchrones sur le temps de traversée des
flux asynchrones.

Cette partie de l’étude a par la suite mené à la publication d’un article [Boyer et al., 2016].
(Chapitre 7)

Enfin l’étude a consisté à considérer le cas du réseau TSN. Ce dernier utilise lui aussi la
notion de date d’émission mais y rajoute un concept de crédit d’émission. L’objectif était
de proposer une modélisation capable de borner le temps de traversée dans TSN. Pour
cela l’idée a été d’analyser le fonctionnement du crédit ainsi que le fonctionnement des
messages synchronisés dans TSN. Puis de développer un modèle théorique adapté à TSN,
afin de borner le temps de traversée des messages dans TSN. Cette partie de l’étude a mené
à l’écriture d’un article [Daigmorte et al., 2018] [soumis pour l’instant]. (Chapitres 8 et 9)
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Chapitre 2

Contexte technologique

2.1 Déterminisme, indéterminisme et bornes garanties

Dans le contexte du temps réel embarqué, un nombre très important d’informations est
échangé entre les différents calculateurs à travers un réseau embarqué. Il faut non seulement
garantir que ces informations échangées sont correctes mais il faut aussi garantir qu’elles
vérifient leurs contraintes temporelles. Dans cette étude nous nous sommes concentrés sur
la partie “contraintes temporelles”.

La traversée du réseau par un message prend un certain temps, on désigne cette durée
par le terme de “délai” ou de “latence”. Un message respecte sa contrainte temporelle
lorsque ce dernier est transmis “dans les temps” c’est-à-dire lorsque son délai est inférieur
à une valeur limite la “deadline”.

Lorsque les dates d’émission et d’arrivée des messages sont connues a priori on parle
de système “déterministe”. Pour un tel système il est donc possible de savoir a priori si
les contraintes temporelles sont bien respectées.

Au contraire lorsque les dates d’émission et d’arrivée des messages ne sont pas connues
a priori on parle de système “indéterministe”. Il est alors possible que le délai de bout en
bout entre des paquets d’un même flux de paquets ne soit pas le même. Cette différence
de délai de transmission est désigné par le terme “gigue”. Les délais des messages ne sont
donc plus connus et pour vérifier que les contraintes temporelles sont bien respectées il
est alors nécessaire d’être capable de calculer une borne supérieure du temps de traversée,
qu’on désigne par “borne garantie”. Si cette borne est inférieure à la “deadline”, on a alors
la garantie que les contraintes temporelles sont bien respectées.

Pour calculer ces bornes supérieures il est non seulement nécessaire d’avoir une méthode
de modélisation mais aussi de comprendre le comportement particulier du réseau étudié.

2.2 Les différents types de réseaux

2.2.1 Réseaux en bus ou réseaux commutés

Une topologie de réseau informatique correspond à l’architecture (physique ou logique)
de celui-ci, définissant les liaisons entre les équipements du réseau, dans cette étude ces
derniers seront en général désignés par “nœuds du réseau”. Elle permet de définir la façon
dont les équipements sont inter-connectés et la représentation spatiale du réseau. Les

15



16 CHAPITRE 2. CONTEXTE TECHNOLOGIQUE

A B C D

Figure 2.1 – Exemple de réseau en bus

topologies peuvent être classées en de très nombreux modes de propagation, nous allons
nous concentrer ici sur les deux principaux dans le monde des réseaux embarqués.

Le premier est le mode de diffusion. Ce mode de fonctionnement consiste à n’utiliser
qu’un seul support de transmission. Les messages sont diffusés à l’ensemble du réseau,
chaque nœud reçoit le message et peut ensuite analyser selon l’adresse du destinataire si
le message lui est destiné ou non.

Le second est le mode point à point. Dans ce mode il y a plusieurs supports physiques,
chacun ne reliant qu’une paire de nœuds seulement. Pour que deux stations du réseau com-
muniquent, il y a deux possibilités, soit il existe une liaison directe entre elles, soit il n’en
existe pas. Dans ce dernier cas elles doivent obligatoirement passer par un intermédiaire.

Il existe énormément de topologies différentes, les deux que nous présentons par la
suite représentent chacune un des deux modes de propagation.

La topologie Réseau en bus est représentée par un câblage unique des nœuds du réseau,
un exemple est donné Figure 2.1, nous y avons représenté quatre stations (A, B, C et D)
connectées à un bus. Elle a l’avantage d’avoir un faible coût de déploiement et la défaillance
d’un nœud ne perturbe pas le reste du réseau. Cependant en cas de défaillance du support,
c’est l’ensemble du réseau qui ne fonctionne plus. De plus cette solution n’autorise qu’un
nombre limité de stations. Enfin le medium étant partagé il est nécessaire de mettre en
place un protocole pour l’accès au medium.

La topologie Réseau commuté est la topologie la plus courante actuellement, un
exemple est donné Figure 2.2. Chaque station est connectée à un nœud particulier : le
commutateur (ou switch) (noté S sur la Figure 2.2). C’est lui qui recevra tous les messages
et les enverra à leur destinataire en fonction de l’adressage. Il est possible de connecter
plusieurs commutateurs entre eux. Le message pourra alors traverser un nombre important
de liaisons avant d’arriver à son destinataire. Son temps de traversée du réseau est souvent
plus complexe à obtenir que dans le cas d’un bus. La panne d’une station ne perturbe pas
le fonctionnement global du réseau à moins qu’il ne s’agisse du commutateur, une panne
à ce niveau rend une partie du réseau totalement inutilisable.

2.2.2 La synchronisation dans les réseaux

Les réseaux embarqués relèvent de deux paradigmes principaux : leur comportement
est dirigé par les événements Event-Triggered ou par le temps Time-Triggered.

Event-Triggered

Dans le premier cas, Event-Triggered, chaque message est transmis suite à un
événement déclencheur. Dès que l’événement se produit, le système le prend en compte et
transmet le message associé. Ces messages sont asynchrones, ils sont envoyés à une date
inconnue. Le protocole doit prévoir un moyen de gérer l’accès au medium afin de gérer les
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S1

A

B

C

S2

D

E

F

Figure 2.2 – Exemple de réseau commuté

contentions et garantir que l’information sera transmise suffisamment rapidement pour ne
pas être caduque à sa réception. Cette stratégie est très efficace en matière d’utilisation de
bande passante. De plus, elle offre la possibilité de modifier simplement le réseau, que ce
soit en ajoutant de nouveaux nœuds et/ou en ajoutant la transmission de nouveaux mes-
sages. Néanmoins, pour les applications temps réel, il est nécessaire de garantir que tous les
messages respectent leurs échéances, le réseau est “indéterminisme”, il peut néanmoins of-
frir des “bornes garanties”. Cette vérification n’est pas aisée dans le cas général, différentes
méthodes on été développées pour cela qui seront détaillées au Chapitre 3.

Time-Triggered

Dans le second cas, Time-Triggered, chaque message est transmis à un instant précis.
Ces messages sont synchrones, ils sont envoyés à une date connue, le système est
déterministe. Un ordonnancement a été prédéfini a priori hors-ligne, chaque message y
est associé à un intervalle de temps, appelé créneau (ou slot), le réseau transmet chaque
message à la date qui correspond. L’allocation du support de communication fonctionne
de manière cyclique ainsi l’enchâınement de ces créneaux se répète de façon périodique.
Cette stratégie de partage pour l’accès au medium est la méthode Time Division Multiple
Access (TDMA) [Chan, 2007]. En raison de cet ordonnancement statique des messages,
le comportement du réseau est déterministe et donc entièrement prévisible. Il est possible
de vérifier très simplement que les contraintes temporelles de chaque message sont bien
respectées. Néanmoins, cette méthode a tendance à surcharger le réseau et n’est pas très
efficace en matière d’utilisation de bande passante. En effet, un créneau est toujours alloué
à un message même dans le cas ou il n’y aurait pas de nouvelles informations à transmettre.
De plus, comme l’ordonnancement est prédéfini, toute modification du réseau, que ce soit
l’ajout de nouveaux nœuds et/ou de nouveaux messages, nécessite non seulement de re-
calculer un nouvel ordonnancement mais aussi de configurer tous les nœuds afin qu’ils
prennent en compte ces modifications.

La notion de Time-Triggered nécessite l’existence d’horloges et d’une synchronisation
à laquelle se référer pour appliquer l’ordonnancement.
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Horloge globale On parle de synchronisation globale lorsque chaque nœud du système
se réfère à la même horloge. On a alors une synchronisation inter-nœuds, les messages
envoyés par chaque élément du réseau sont synchronisés avec tous les autres. Pour cela
il est nécessaire de synchroniser les différentes horloges entre elles. Il existe différentes
solutions pour un synchroniser des horloges à travers un réseau partagé comme par exemple
Precision Time Protocol [Lee et al., 2005]. Cette synchronisation peut être réalisée avec
des protocoles implémentés au niveau logiciel et nécessitant souvent un support matériel
spécifique. Avoir recours à un matériel dédié rajoute un coût supplémentaire important.

Horloges locales On parle de synchronisation locale lorsque chaque nœud du système
se réfère à sa propre horloge. On n’est alors plus à proprement parler dans une situation
Time-Triggered puisque la synchronisation n’est qu’intra-nœuds, les messages envoyés par
chaque élément du réseau sont synchronisés avec tous ceux envoyés par le même émetteur.
Une synchronisation entre les éléments du réseau n’est donc pas nécessaire. Cependant
contrairement au cas d’une horloge globale, des contentions sont possibles entre messages
provenant de différents nœuds. Le protocole doit donc prévoir un moyen de gérer l’accès
au medium.

De nombreuses études comparatives ont été réalisées sur l’approche Event-Triggered
et l’approche Time-Triggered comme par exemple [Albert, 2004].

Dans la suite de cette section, nous présentons des réseaux obéissant à l’un
ou l’autre des paradigmes. Dans les réseaux dirigés par les événements nous
détaillerons le bus CAN [Bosch et al., 1991], le réseau Ethernet [Ethernet, 2015],
l’AFDX [AFDX, 2005] et AVB [802.1BA, 2011]. Pour ceux dirigés par le temps nous
présenterons TTP/C [Kopetz and Grunsteidl, 1993]. Enfin certaines propositions tentent
de concilier les avantages des deux approches en minimisant leurs inconvénients respectifs.
C’est le cas de FlexRay [FlexRay Consortium, 2005], TTCAN [Leen and Heffernan, 2002],
TTEthernet [Kopetz et al., 2005] et TSN [802.1Qbv, 2015].

2.3 Les principaux réseaux en bus

2.3.1 CAN : Controler Area Netwok

Le bus de données CAN [Bosch et al., 1991] (Controller Area Network) est un bus
très répandu dans beaucoup d’industries, notamment dans le secteur de l’automobile,
mais aussi dans l’aéronautique via des protocoles standardisés comme la norme ARINC
825 [ARINC 825, 2011].

Il existe deux versions du protocole CAN, qui diffèrent par la taille de l’identifiant :
CAN 2.0A (le CAN “standard”) avec un identifiant de 11 bits et CAN 2.0B (CAN
“étendu”) avec un identifiant de 29 bits. Les débits du bus CAN se situent entre 125
kb/s et 1 Mb/s. Dans le but d’augmenter la bande passante procurée par le bus CAN,
tout en ayant au maximum la plupart de la partie logiciel et de la partie matérielle in-
changées, Bosch introduit en 2012 CAN FD [Hartwich et al., 2012] (CAN with Flexible
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Data rate). CAN FD modifie le format d’un message CAN en augmentant le nombre maxi-
mal d’octets de données par trame CAN. Il passe ainsi de 8 à 64. Cette augmentation est
possible car le débit binaire du bus est modifié lors de l’émission de la partie donnée d’un
message. Les réseaux CAN FD rendent possibles des utilisations jusqu’à 15Mbits/s.

L’accès au bus se fait de manière asynchrone, l’émission est dirigée par les événements
Event-Triggered, selon la technique CSMA/CD (Carrier Sense Multiple Access / Collision
Detection). Chaque message est caractérisé par un identifiant unique. Cet identifiant est
utilisé par chaque nœud à la réception pour déterminer si ce message lui est destiné.
L’accès au médium se fait en fonction de la priorité des trames. Il n’y a pas de tour de
parole prédéterminé entre les différents nœuds, tous les nœuds ne peuvent émettre que
si le bus n’est pas actuellement occupé, l’émission est non-préemptive. Enfin si plusieurs
nœuds cherchent à émettre simultanément, un arbitrage permet de déterminer lequel est
prioritaire : en effet son identifiant sert aussi de priorité, celui qui commence par le plus
grand nombre de bits dominants, c’est à dire celui qui a l’identifiant le plus petit, est
prioritaire. Les messages de priorité inférieure seront retransmis lorsque le bus sera libre.
Ce mécanisme permet de résoudre les conflits d’accès au bus. Cet identifiant est aussi
utilisé en réception. Chaque nœud recevant un message regarde l’identifiant pour savoir si
ce dernier lui est destiné. Si c’est le cas, il le traite, si au contraire il ne lui est pas destiné,
il l’ignore.

Afin de sécuriser la transmission des messages, la méthode du “bit-stuffing” est utilisée.
Elle consiste, dans le cas où l’on a émis 5 bits de même polarité d’affilée, d’ajouter à la suite
un bit de polarité contraire, pour casser des châınes trop importantes de bits identiques.
En cas de détection d’erreur par un nœud, il émet une trame d’erreur, constituée de 6 bits
dominants consécutifs, pour avertir les autres membres du réseau. L’émetteur de la trame
erronée doit alors tenter de la ré-envoyer lors de la prochaine étape d’arbitrage.

2.3.2 TTP/C : Time-Triggered Protocol

Le protocole TTP/C [Kopetz and Grunsteidl, 1993] est strictement guidé par le temps,
Time-Triggered, et non pas par les événements.

Il repose sur la technique du TDMA [Chan, 2007] : le temps est partagé en intervalles
entre les différents nœuds (abonnés) du réseau. C’est pendant les intervalles de temps qui
lui sont alloués et uniquement pendant ces intervalles que chacun de ces abonnés peut
transmettre un message.

Les nœuds ont accès au bus pendant une fenêtre d’émission conformément à un ordon-
nancement statique effectué a priori. Chaque fenêtre est fixe mais les différentes fenêtres
ont des tailles différentes, chaque nœud n’a pas le même temps de parole. Un TDMA round
est une suite de fenêtres de longueur prédéfinie, où chaque nœud se voit réserver une et
une seule fenêtre. Les TDMA round se succèdent et les seules différences sont les données
transmises à l’intérieur de chaque message dans une fenêtre donnée.

Toutes les transmissions et réceptions sont commandées par une base de temps glo-
bale qui est établie de façon autonome en utilisant un algorithme de synchronisation. Ce
protocole est au coeur de TTP/C mais ne sera pas détaillé ici.



20 CHAPITRE 2. CONTEXTE TECHNOLOGIQUE

2.3.3 Flexray

Historiquement, le protocole FlexRay [FlexRay Consortium, 2005] est né d’un consor-
tium entre BMW, Bosch, Daimler, Chrysler, GM, Motorola, Philips et Volkswagen. Il a
été développé pour les besoins spécifiques de l’automobile.

Il concilie des communications Time-Triggered et Event-Triggered. L’accès au bus
est partagé, périodiquement, entre deux segments : le segment statique pour les flux
périodiques (Time-Triggered) utilisant la technique TDMA [Chan, 2007] et le segment dy-
namique pour les flux apériodiques (Event-Triggered) où l’accès se fait suivant le Flexible
TDMA.

Chaque cycle de communication est donc divisé en deux fenêtres. La fenêtre statique
est presque équivalente au TDMA round du protocole TTP/C, sauf que les créneaux ont
tous la même taille et qu’un même nœud peut obtenir plusieurs créneaux par fenêtre
statique.

La fenêtre dynamique permet de transmettre les messages des flux apériodiques. Ce-
pendant, pour garantir le déterminisme de la partie statique, la fenêtre dynamique a une
longueur prédéfinie, elle peut donc se terminer même si tous les messages apériodiques ne
sont pas transmis. Ils seront alors transmis lors de la fenêtre dynamique suivante voire
jamais si le bus est trop chargé.

2.3.4 TTCAN : Time-Triggered Controler Area Netwok

Le protocole TTCAN [Leen and Heffernan, 2002] a été mis en place sur la couche
physique du bus CAN tout en souhaitant le rendre capable de concilier des communications
Time-Triggered et Event-Triggered.

Pour utiliser un ordonnancement global il faut être capable d’avoir une horloge glo-
bale/commune. Dans TTCAN tous les nœuds possèdent une copie de cette horloge sous
forme d’un compteur. Pour établir et maintenir cette synchronisation entre les différents
nœuds un message de référence est diffusé à tous les nœuds du système de façon périodique.
Cela crée un intervalle de temps utilisé par chaque nœud pour réajuster son horloge locale
par rapport à l’horloge commune. TTCAN propose deux niveaux de synchronisation : “Le-
vel 1” et “Level 2”. Le “Level 1” permet une synchronisation d’une précision de l’ordre de la
milliseconde et peut être implémenté sur des nœuds CAN classiques. Le “Level 2” permet
quant à lui une synchronisation d’une précision de l’ordre de la microseconde cependant
il nécessite un matériel dédié.

L’accès au medium dans TTCAN repose sur un mix entre TDMA [Chan, 2007] et
CSMA. Un certain nombre de fenêtres est alloué pour les messages Time-Triggered, l’accès
est alors réservé à ces messages. Le reste du temps l’accès au medium se fait de façon
similaire à celui du bus CAN classique.

Des études comparatives entre ces différents types de bus ont été menées par le passé,
l’une d’entre elle se trouve dans [Talbot and Ren, 2009].
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2.4 Les réseaux commutés basés sur Ethernet

2.4.1 Ethernet commuté

La norme IEEE 802.3 [Ethernet, 2015] définit ce qu’on appelle communément un réseau
Ethernet. Dans un réseau Ethernet, l’accès au médium est assuré historiquement par le pro-
tocole CSMA/CD (Carrier Sense Multiple Access with Collision Detection). CSMA/CD
est le moyen par lequel deux (ou plus) nœuds partagent le même support physique. Pour
transmettre, une station attend une période d’inactivité sur medium physique, puis trans-
met ses données. Elle émet pendant un certain temps, si le message entre en collision avec
celui d’un autre nœud, les deux machines interrompent leur communication. Ensuite, les
deux nœuds attendent un délai aléatoire avant de réessayer de transmettre leur message.
Cet algorithme implique un indéterminisme du temps d’accès au medium qui en fait le
principal inconvénient du réseau Ethernet CSMA/CD.

Pour diminuer ce risque de collisions, on adopte fréquemment une approche Ethernet
commuté point à point. Pour cela on impose des commutateurs dont les ports sont reliés
à un et un seul équipement. L’interconnexion avec les autres nœuds est ensuite réalisée
en reliant les commutateurs entre eux. Les collisions ne sont donc possibles qu’entre un
nœud et son commutateur, ou bien entre deux commutateurs.

Afin d’éviter ces collisions une solution consiste à utiliser des liens bidirectionnels. On
appelle couramment ce type de réseau un réseau Ethernet commuté Full Duplex. Le réseau
Ethernet commuté Full Duplex ne nécessite pas l’utilisation du protocole CSMA/CD et il
n’y a donc plus d’indéterminisme quant au temps d’accès au medium. L’indéterminisme
est reporté au temps d’attente dans les files des commutateurs.

2.4.2 AFDX : Avionics Full DupleX Switched Ethernet

Le réseau AFDX [AFDX, 2005] (Avionics Full DupleX switched Ethernet) est un réseau
Ethernet commuté Full Duplex qui a été développé pour équiper entre autre l’Airbus
A380. Ce type de technologie est donc un réseau Ethernet auquel un certain nombre de
modifications ont été appliquées afin de créer une nouvelle norme pour l’avionique. Les
débits à ce jour vont jusqu’à 100 Mb/s mais devraient atteindre 1 Gb/s.

La technologie retenue pour l’AFDX repose sur les protocoles Ethernet commuté Full
Duplex, IP et UDP, et sur l’utilisation de contrats de trafic afin d’assurer une qualité de
service aux flux du réseau, appelés liens virtuels ou VL (virtual link). Chaque lien virtuel
se voit attribuer deux paramètres :

— La taille maximale d’une trame pouvant être transmise sur le VL (MFS, Maximum
Frame Size).

— L’intervalle minimal entre les débuts d’émission de deux trames sur le même VL
(BAG, Bandwidth Allocation Gap).

Les VL sont des canaux de communication qui relient une source émettrice à un ou
plusieurs récepteurs. Le rôle d’un nœud est de réguler le trafic des VL en fonction de leurs
contrats de trafic. De cette manière, même si une application �s’emballe� et se met à
envoyer ses données trop rapidement, le nœud régule son trafic afin de ne pas saturer le
reste du réseau.
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Les réseaux AFDX apportent une solution partielle aux différents problèmes rencontrés
par les industriels de l’aéronautique dans les années 2000 :

— Ils permettent d’alléger les avions et par là même leur consommation de carburant.
— Ils permettent l’échange rapide d’une grande quantité de données.
Malgré ces avantages, les réseaux AFDX nécessitent parfois une solution de secours

pour satisfaire les exigences fixées par la criticité des fonctions qui en dépendent. De
plus, malgré l’utilisation de câbles full-duplex et, de fait, la suppression des collisions de
trames, les temps de traversée de bout en bout sont inconnus car les délais subis par les
trames d’un équipement à un autre en traversant le réseau sont indéterministes (au sens
de notre définition de la section 2.1). Cet indéterminisme s’entend au sens où ils ne sont
pas constants ; en effet, chaque trame d’un VL peut traverser le réseau en plus ou moins
de temps, en fonction du trafic. Cela dit, le mécanisme de contraintes de débit des VL en
fait des systèmes à “bornes garanties” (section 2.1), il est tout de même possible de borner
ces délais et donc d’utiliser ces réseaux dans un environnement embarqué critique. Il existe
différentes méthodes, principalement le calcul réseau, qui seront détaillées au Chapitre 3.

2.4.3 TTEthernet : Time-Triggered Ethernet

TTEthernet [Kopetz et al., 2005] vise à étendre le protocole AFDX en conservant un
fonctionnement Event-Triggered mais en y rajoutant la possibilité d’utiliser une commu-
nication Time-Triggered.

TTEthernet est une technologie de réseau embarqué, compatible avec IEEE 802.3.
Les nœuds échangent des trames au travers de virtual links (sauf pour un trafic best-
effort) déjà définis dans le paragraphe sur l’AFDX. Pour rappel, un virtual link définit
une connexion unidirectionnelle d’un nœud émetteur à un ou plusieurs nœuds récepteurs :
communication Uni- ou Multicast. TTEthernet offre plusieurs classes de trafic en parallèle :
Time-Triggered, Rate-Constrained, et Best-Effort.

— Time-Triggered TT : les messages sont envoyés en fonction du temps en suivant un
ordonnancement prédéfini sur chaque lien. C’est le trafic le plus prioritaire.

— Rate-Constrained RC : les messages sont envoyés en fonction d’un événement, mais
respectent la durée minimale entre deux trames du même flux à l’entrée du réseau.
Ce trafic est moins prioritaire que le trafic TT.

— Best-Effort BE : les messages correspondent au trafic standard d’une communication
Ethernet. Il n’y a aucune garantie sur la transmission des messages. Le trafic best-
effort utilise la bande passante restante du réseau et a une priorité inférieure aux
deux autres types de trafic.

Pour le trafic avec la priorité maximale TTEthernet offre la communication Time-
Triggered en utilisant la technique TDMA [Chan, 2007]. Dans le cas idéal, les horloges
locales des éléments du réseau sont parfaitement synchronisées, les trames sont envoyées
et relayées selon un ordonnancement défini a priori. Les horloges locales de tous les par-
ticipants étant synchronisées, si l’ordonnancement a été bien créé, les contentions dans le
réseau sont évitées : la possibilité que deux participants ou plus émettent en même temps
peut être exclue à la conception. C’est pour cela que les communications Time Triggered
fournissent d’excellentes garanties temporelles une faible latence et une gigue quasi nulle.
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Mais cette communication exige une gestion constante de la synchronisation des horloges
locales. En effet cette synchronisation n’est pas parfaite et la maintenir nécessite l’émission
de trames prioritaires qui perturbent le reste du trafic.

Pour un trafic avec des exigences de déterminisme moindres, TTEthernet offre le tra-
fic Rate-Constrained. Le trafic Rate-Constrained est communément connu comme le tra-
fic fourni par AFDX. Rate-Constrained est le paradigme de communication réalisé par
ARINC 664 part 7. Chaque expéditeur réalise une fonction de mise en forme de trafic
pour chaque flux de données Rate-Constrained. Cette contrainte du trafic assure qu’il y
aura un écart minimum entre l’émission de deux trames successives pour un même flux
de données. Cela garantie une limitation de l’utilisation de la bande passante, cependant
cela n’assure pas de préserver l’ordre des transmissions et ne donne pas de garanties tem-
porelles.

2.4.4 AVB : Audio Video Bridging

Le réseau AVB (Audio Video Bridging) est un réseau Ethernet full duplex conçu pour
faciliter l’échange des flux audio et vidéo dans un contexte d’applications temps réel.
L’émission des messages dans AVB est dirigée par les événements Event-Triggered. AVB
est décrit dans plusieurs sous-normes de la norme IEEE 802.1.

La norme IEEE 802.1 BA [802.1BA, 2011] précise les caractéristiques que doivent
respecter les émetteurs, récepteurs et commutateurs. Elle explique les différentes configu-
rations possibles.

La norme IEEE 802.1 AS [802.1QAS, 2011] définit le protocole de synchronisation qui
doit être utilisé dans AVB, ce dernier est surtout utilisé pour TSN que l’on présente par
la suite.

La norme IEEE 802.1 Qat [802.1Qat, 2010] présente le Stream Reservation Proto-
col. Elle définit les protocoles nécessaires à la réservation des ressources pour les flux de
données. Ce protocole permet de dynamiquement allouer des ressources à des flux au
niveau des commutateurs. À un flux est associé une taille maximale des messages et le
nombre maximum de messages qu’un émetteur peut envoyer durant un class measurement
interval. Cet intervalle permet de contrôler la vitesse d’émission et éviter les problèmes de
congestion.

Enfin la norme IEEE 802.1 Qav [802.1Qav, 2010] offre plusieurs types de trafic en
parallèle : un trafic temps réel et un trafic best-effort. AVB autorise au plus 8 niveaux
de priorité, chacun étant associé une classe. Les deux classes les plus prioritaires utilisent
un système de crédit. L’algorithme gérant les variations de ce crédit est le Credit-Based
Shaping (CBS). Le système de crédit permet d’éviter que ces classes prioritaires n’uti-
lisent toute la bande passante disponible. À chacune de ces classes est associé un crédit.
Ce dernier est incrémenté lorsque un message de cette classe est en train d’être émis et
décrémenté lorsque c’est le message d’une autre classe qui est émis. Un message ne peut
être envoyé que lorsque le crédit de sa classe est positif. Une présentation plus détaillée
sera donnée au Chapitre 9.

2.4.5 TSN : Time Sensitive Network

TSN (Time Sensitive Network) désigne un groupe de travail de l’IEEE, qui complète
Ethernet, et les files d’attente Ethernet (802.1Q), afin de lui permettre de supporter des
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flux de données en temps réel. Le mot �TSN� est aussi le nom utilisé pour un réseau
implémentant ces nouvelles fonctionnalités. Ici nous nous concentrerons sur la partie de la
norme TSN liée à l’ajout de communication Time-Triggered.

Ce groupe est actuellement toujours en cours de travaux, la norme TSN n’est donc pas
entièrement définie. De plus, l’architecture TSN admet beaucoup de paramètres, condui-
sant à de nombreux comportements différents. Dans la situation TSN la plus générique,
chaque port de sortie possède 8 files d’attente.

Le réseau TSN que nous considérons est une extension d’AVB ayant pour but de
conserver un fonctionnement Event-Triggered et le système de crédit mais d’y rajouter la
possibilité d’utiliser une communication Time-Triggered.

La norme IEEE 802.1 Qbv [802.1Qbu, 2016] précise le fonctionnement de l’aspect
Time-Triggered dans TSN. Ce dernier est géré à l’aide d’un système de portes. Chaque
classe ne peut émettre que durant les fenêtre qui lui sont allouées, lorsque la porte d’une
classe est fermée, elle est “gelée”, elle ne peut plus émettre.

Ce dernier est le plus prioritaire des trois. Il respecte un ordonnancement défini a
priori, un certains nombre de fenêtres est alloué pour ce trafic. Durant ces fenêtres les
autres trafics sont gelés, ils ne peuvent plus émettre.

Plusieurs politiques d’intégration sont disponibles, elles sont détaillées dans la norme
IEEE 802.1 Qbv [802.1Qbu, 2016] qui explique comment mettre en place une préemption
des flux moins prioritaires en cas de conflit pour l’accès au medium.

Une explication beaucoup plus précise du fonctionnement de TSN sera donnée dans
les Chapitres 8 et 9.



Chapitre 3

État de l’art des différentes
méthodes d’analyse

Nous avons vu dans les chapitres précédents que l’évolution de la complexité des
systèmes embarqués a conduit à l’utilisation de nouveaux moyens de communication.
Cependant, dans un contexte temps réel il faut non seulement garantir que les informa-
tions échangées sont correctes mais il faut aussi garantir qu’elles vérifient leurs contraintes
temporelles. Or ces nouveaux moyens de communication ne ne sont pas accompagnés de
méthodes de calcul de délais permettant d’assurer que le réseau offrira bien la qualité de
service requise, qui comprend en particulier une latence bornée.

Dans ce chapitre nous présentons plusieurs approches pour l’étude des délais maximaux
de bout en bout. Il ne s’agit pas d’un panorama exhaustif, mais d’une brève présentation
des approches que nous avons envisagées.

3.1 L’expérimentation et la simulation

Commençons par évoquer la possibilité d’obtenir les délais maximaux à travers une
expérimentation (ou une simulation). Si cette approche semble tentante, car simple à
mettre en place, elle ne peut bien souvent pas être appliquée. En effet, excepté dans le
cas de réseaux entièrement déterministes où le temps exact de traversée est garanti, la
situation de “pire cas” c’est-à-dire celle qui conduira au temps de traversée maximal est
non seulement inconnue mais peut de plus avoir une probabilité extrêmement faible de se
produire. Ainsi même si au cours de la simulation toutes les contraintes temporelles sont
respectées cela ne garantit pas qu’elles le seront toujours. Cette méthode ne peut donc pas
être utilisée pour obtenir une borne déterministe du temps de traversée.

Il est cependant possible d’avoir une approche probabiliste comme cela a été proposé
dans l’article [Scharbarg et al., 2009]. On obtient alors une borne supérieure qui peut être
dépassée avec une certaine probabilité p.

Cependant, même si cette approche peut être intéressante, nous cherchons ici une
méthode pour le calcul d’une borne supérieure garantie du délai de bout en bout sur un
réseau et il n’est donc pas possible d’utiliser l’expérimentation pour cela.
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3.2 Le modèle checking

Le model checking désigne une technique de vérification de propriétés sur des systèmes.
Cette approche est basée sur une modélisation du système sous forme d’automates et fut
introduite par R. Alur et D.L. Dill en 1994 [Alur and Dill, 1994] pour décrire le compor-
tement de systèmes en incluant le temps.

Le model checking consiste à exprimer le système considéré au moyen d’un graphe
orienté, formé de nœuds et de transitions. Chaque nœud représente un état du système,
chaque transition représente une évolution possible du système. À partir d’un état initial
de l’automate, celui–ci évolue à l’aide de transitions d’un état donné vers un autre état.

À l’aide du model checking, il est possible de vérifier qu’une propriété est vraie quel
que soit l’état du système en la vérifiant pour tous les états de son automate.

Cette approche par model checking a déjà été explorée sur plusieurs architectures réseau
en particulier le bus CAN [Krákora et al., 2004] et Ethernet [Witsch et al., 2006] voire les
deux [Ermont et al., 2006].

Ces méthodes à base d’exploration exhaustive des états d’un système sont capables
de fournir des résultats exacts et pas seulement des bornes supérieures sur le temps de
traversée. Dans la pratique cependant, l’application de l’approche du model checking
n’est pas possible en général puisqu’elle conduit à une explosion du nombre d’états.
Plus généralement il a été montré que le calcul exact du temps de traversée des mes-
sages est, en général, incalculable en un temps raisonnable puisque son calcul est NP-
difficile [Bouillard and Thierry, 2016].

3.3 La méthode des trajectoires et Forward end-to-end Ana-
lysis

La méthodes des trajectoires introduite par S. Martin en 2004 [Martin, 2004] est une
méthode analytique qui permet de calculer une borne supérieure du délai de bout en
bout d’un paquet en identifiant les paquets d’autres flux que ce paquet rencontre sur sa
trajectoire lors de la traversée du réseau. Concrètement, pour déterminer le pire temps
de traversée du réseau d’un flux, l’idée est d’identifier l’ensemble des paquets pouvant
interférer avec un paquet quelconque de ce flux. Cette information permet de déterminer
alors la “pire” date de démarrage sur le dernier noeud traversé. Et ensuite d’en déduire le
pire temps de traversée pour ce message.

Si la méthode a été considérablement améliorée depuis sa version d’origine avec entre
autre des applications à l’AFDX dans [Bauer et al., 2009] et [Bauer et al., 2010]. Il a
par la suite été montré que cette première version pouvait parfois s’avérer optimiste
[Kemayo et al., 2013]. La borne supérieure calculée à l’aide de cette méthode pouvait par-
fois être inférieure au pire cas observé. Une correction a été apportée dans [Li et al., 2014]
près de dix ans après les travaux d’origine.

La Forward end-to-end Analysis est une méthode d’analyse de bout en bout qui permet
de calculer une borne supérieure du délai de bout en bout d’un paquet. Cette méthode est
récente puisqu’elle a seulement été introduite en 2004 [Kemayo et al., 2012].
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Cette approche analyse de manière itérative les nœuds traversés par un flux depuis
son nœud source jusqu’à sa destination. Pour chaque nœud traversé, l’approche Forward
end-to-end Analysis détermine le délai le plus défavorable que peut subir un paquet de ce
flux. Pour cela ce délai est décomposé en deux termes :

— le temps maximum nécessaire pour le paquet avant d’arriver au nœud considéré,
— le temps nécessaire maximum pour émettre tous les paquets actuellement en attente

dans le nœud à l’arrivée du paquet.
Dans sa première version cette méthode d’analyse ne gérait pas la sérialisation des flux,

l’approche a depuis été complétée afin de la prendre en compte [Kemayo et al., 2015].

Que ce soit la méthode des trajectoires ou la Forward end-to-end Analysis, elles ne
modélisaient que peu de politique de service (FIFO, SP) au moment où cette thèse a
débuté. À l’inverse le Calcul Réseau (présenté en détail dans le Chapitre 4) était beaucoup
plus riche et nous semblait donc être une méthode plus appropriée.

3.4 Event Stream

L’idée de base de cette méthode d’analyse consiste à compter des évènements et
non pas une quantité de données échangées. L’Event Stream repose sur l’article fonda-
teur [Gresser, 1993] qui explique comment définir le nombre maximum d’évènements sur
un intervalle de temps. L’idée est alors de reprendre sur chaque nœud une analyse classique
d’ordonnancement. Puis de propager le temps de réponse comme une jigue.

En utilisant ce concept il a été montré comment cette notion d’évènement permettait
de borner le temps de traversée des messages [Richter and Ernst, 2002][Henia et al., 2005].

Le but de cette méthode était de proposer un modèle simple et proche des modèles
d’ordonnancement classiques afin de simplifier son utilisation. Cependant en cherchant à
améliorer la méthode, cette dernière a fini par se complexifier grandement.

Il a de plus été montré [Boyer and Roux, 2016] que l’Event Stream et le Calcul Réseau
avait de nombreux liens et qu’il était possible au moins en partie d’unifier ces deux
méthodes d’analyse.

3.5 Le Calcul Réseau

Le Calcul Réseau est une théorie mathématique proposée à l’origine par R.L. Cruz
dès 1991 [Cruz, 1991a][Cruz, 1991b]. Cette théorie fut par la suite complétée et formalisée
à l’aide de l’algèbre (min, +) par C.-S. Chang dans son livre [Chang, 2000] et par J.-Y.
Le Boudec et P. Thiran dans [Le Boudec and Thiran, 2001]. Le Calcul Réseau a deux
objectifs, premièrement borner les délais de traversée de bout en bout pour les flux et
secondement calculer des bornes supérieures sur les tailles des files d’attente.

Le Calcul Réseau utilise les notions de ”courbe d’arrivée” pour modéliser un contrat
de trafic et de ”courbe de service” pour modéliser le serveur.

Le Calcul Réseau est la méthode la plus utilisée actuellement, en particulier c’est
cette méthode qui a été utilisée afin de certifier une configuration industrielle du réseau
AFDX [Grieu, 2004].
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C’est cette méthode qui nous a semblé la plus appropriée pour notre étude puisque elle
offre un cadre formel de modélisation des réseaux de communication et a déjà prouvé son
efficacité dans le passé. Dans le Chapitre 4 nous présentons avec beaucoup plus de détails
cette théorie.

3.6 Le Real Time Calculus

Le Real Time Calculus est très souvent présenté comme une alternative au Calcul
Réseau. Le Real Time Calculus se base globalement sur les même concepts que le Calcul
Réseau classique en utilisant les notions d’enveloppes pour modéliser le trafic entrant et
de service pour modéliser le serveur mais comporte un certains nombre de spécificités qui
lui permettraient d’obtenir une meilleure modélisation du réseau. Une comparaison entre
les deux approches a été faite [Bouillard et al., 2009].

Cette comparaison a mis en évidence un certain nombre de différences. Tout d’abord
l’espace des fonctions étudiées n’est pas le même (R+ pour le Calcul Réseau et R pour le
Real Time Calculus). De plus les fonctions manipulées en Real Time Calculus possèdent
deux variables alors qu’elles n’en possèdent qu’une en Calcul Réseau.

Malgré ces différence il a été montré [Bouillard et al., 2009] que les deux méthodes
étaient formellement équivalentes.



Chapitre 4

Calcul Réseau

4.1 Introduction

Le Calcul Réseau (ou Network Calculus) est une théorie qui a été développée afin
d’analyser les comportements critiques dans les réseaux de communication. Le Calcul
Réseau s’intéresse pour cela aux performances pire-cas. L’objectif du Calcul Réseau est de
calculer des bornes garanties (section 2.1) sur les délais subis par des flux dans des réseaux
(temps de trajet de bout en bout, delays), et sur la charge utilisée par ces flux dans les
éléments du réseau (taille maximale des files d’attente au niveau d’un nœud du réseau,
backlogs).

R.L. Cruz a écrit les deux articles fondateurs de cette théorie : le premier considère les
éléments de réseaux pris isolément [Cruz, 1991a] le second s’intéresse à la mise en réseau
de ces différents éléments [Cruz, 1991b].

Par la suite, cette théorie a été complétée et formalisée, jusqu’à la parution
dans les années 2000 de deux ouvrages devenus des références dans le domaine :
le livre de C.-S. Chang [Chang, 2000] et celui de J.-Y. Le Boudec et P. Thi-
ran [Le Boudec and Thiran, 2001].

La théorie du calcul réseau est basée sur l’algèbre (min, +). Les informations sur
le système sont modélisées grâce à des fonctions, telles que les courbes d’arrivée qui
modélisent un contrat de trafic et les courbes de service qui quantifient le service garanti
en chaque nœud du réseau.

4.2 Modèle mathématique

4.2.1 Diöıde (min-plus)

Un des intérêts du Calcul Réseau est que les fonctions qu’il manipule s’expriment très
bien mathématiquement dans le diöıde [Gondran and Minoux, 2001] dont la première loi
est le minimum ∧, et la seconde loi la somme +.

Définition 1 (Monöıde). Un Monöıde est un ensemble E muni d’une loi ⊕ et d’un élément
neutre e, tel que :

— ∀ (a, b) ∈ E2, a ⊕ b ∈ E (stabilité).
— ∀ (a, b, c) ∈ E3, a ⊕ (b ⊕ c) = (a ⊕ b) ⊕ c (associativité).
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— ∀ a ∈ E, a ⊕ e = e ⊕ a = a (existence d’un élément neutre).

On dit qu’un monöıde est commutatif si : ∀ (a, b) ∈ E2, a ⊕ b = b ⊕ a.

Définition 2 (Semi-anneau). Un semi-anneau est un ensemble E muni de deux lois, la
somme ⊕ et le produit ⊗, et qui contient deux éléments distincts notés e et ε, tel que :

— (E,⊕, e) est un monöıde commutatif.

— (E,⊗, ε) est un monöıde.

— ⊗ est distributif par rapport à ⊕ : ∀ (a, b, c, d) ∈ E4,
(a ⊕ b) ⊗ (c ⊕ d) = (a ⊗ c) ⊕ (b ⊗ c) ⊕ (a ⊗ d) ⊕ (b ⊗ d).

— e est un élément absorbant pour ⊗ : ∀ a ∈ E, a ⊗ e = e.

Un semi-anneau a toutes les propriétés de structure des anneaux, sauf qu’il n’est pas
requis que ⊕ soit une loi de groupe (dans un anneau, tout élément admet un élément
symétrique pour ⊕, souvent appelé opposé).

Définition 3 (Diöıde). Un diöıde est un semi-anneau idempotent, c’est-à-dire que la loi
⊕ vérifie :

— ∀ a ∈ E, a ⊕ a = a.

On remarquera qu’un anneau ne peut pas être un diöıde. Supposons l’existence d’un
diöıde dont chaque élément a admet un opposé a. On a alors pour tout a ∈ E, en utilisant
l’associativité de ⊕, l’égalité des deux quantités suivantes :

— (a ⊕ a) ⊕ a = a ⊕ a = e

— a ⊕ (a ⊕ a) = a ⊕ e = a

Le diöıde devrait donc être réduit au seul élément e, alors qu’il doit comporter au moins
deux éléments distincts : e et ε.

Théorème 1 (Le Diöıde MIN-PLUS). Notons Rmin = R ∪ {+∞}, et ∧ l’opérateur
minimum. Alors (Rmin, ∧, +) est un diöıde commutatif avec e = +∞ et ε = 0.

Démonstration. ∀ (a, b, c, d) ∈ R4
min,

— Le minimum est bien une loi commutative, associative et idempotente.

— ∀ a ∈ Rmin, a ∧ +∞ = a (élément neutre de ∧).

— L’addition est bien une loi commutative et associative.

— a + 0 = a (élément neutre de +).

— (a ∧ b) + (c ∧ d) = (a + c) ∧ (b + c) ∧ (a + d) ∧ (b + d).

— a + (+∞) = +∞ (+∞ élément absorbant pour +).
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4.2.2 Opérateurs

Maintenant que l’on a rappelé la définition du diöıde (min, +) nous allons présenter
les principaux opérateurs du Calcul Réseau.

Définition 4 (Ensembles F et F0). F désigne l’ensemble des fonctions croissantes de R+

dans Rmin. F0 désigne le sous-ensemble des fonctions de F nulles en 0.

Définition 5 (Minimum et Addition). Soit f et g deux fonctions de F , le minimum f ∧
g et l’addition f + g sont définis par :

∀t ∈ R+, (f ∧ g)(t) = (f(t) ∧ g(t))

∀t ∈ R+, (f + g)(t) = (f(t) + g(t))

Définition 6 (Convolution et Déconvolution). Soit f et g deux fonctions de F , la convo-
lution f ∗ g et la déconvolution f � g sont définies par :

∀t ∈ R+, (f ∗ g)(t) = inf
0≤s≤t

f(t− s) + g(s) (4.1)

∀t ∈ R+, (f � g)(t) = sup
0≤s

f(t+ s)− g(s) (4.2)

Définition 7 (Pseudo-inverse inférieur). Soit f une fonction de F , sa pseudo-inverse
inférieur f−1 est défini par :

∀x ∈ R+, f−1(t) = sup{t|f(t) < x} = inf{t|f(t) ≥ x} (4.3)

Définition 8 (Clôture positive croissante). Soit f une fonction de R+ dans Rmin, la
clôture positive [f ]+ et la clôture positive croissante [f ]+↑ sont définies par :

∀t ∈ R+, [f ]+(t) = max(f(t), 0)
∀t ∈ R+, [f ]+↑ (t) = sup

0≤s≤t
max(f(s), 0)

Il existe aussi une version de ces fonction dans le diöıde (max, +) :

Définition 9 (Max-plus Convolution et Max-plus Déconvolution). Soit f et g deux fonc-
tions de F , la max-plus convolution f∗g et la max-plus déconvolution f�g sont définies
par :

∀t ∈ R+, (f∗g)(t) = sup
0≤s≤t

f(t− s) + g(s) (4.4)

∀t ∈ R+, (f�g)(t) = inf
0≤s

f(t+ s)− g(s) (4.5)

4.2.3 Principales fonctions

Définition 10 (Latence). Soit d ∈ R, la fonction représentant une latence de d est définie
par :

∀t ∈ R+, δd(t) =
{

0 si t ≤ d,
∞ sinon.
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Figure 4.1 – Fonctions classiques

Définition 11 (Fonction test). Soit T ∈ R, la fonction test est définie par :

∀t ∈ R+, l1{>T}(t) =
{

0 si t ≤ T,
1 sinon.

Définition 12 (Taux constant). Soit R ∈ R, la fonction taux constant est définie par :

∀t ∈ R+, λR(t) = Rt.

Définition 13 (Taux constant avec latence). Soit R ∈ R et T ∈ R, la fonction taux
constant avec latence est définie par :

∀t ∈ R+, βR,T (t) = R[t− T ]+.

Définition 14 (Fonction seau à jetons (Token bucket)). Soit R ∈ R et b ∈ R, la fonction
seau à jetons est définie par :

∀t ∈ R+, γR,b(t) = (Rt+ b) l1{>0}(t).

Définition 15 (Fonction escalier). Soit h, J, P ∈ R+ la fonction escalier est définie par :

∀t ∈ R+, νP,h,J(t) =
[
h

⌈
t+ J

P

⌉]+
.

4.3 Principe de modélisation d’un réseau

Nous allons maintenant utiliser ces fonctions afin de modéliser les mouvements des
données dans le réseau, mais il est important de distinguer deux types d’objets :

— Le mouvement réel des données dans le réseau.
— Les contraintes que ces mouvements vérifient.
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A D
S

Figure 4.2 – Serveur : une relation entrée/sortie

L’idée de base du Calcul Réseau est de représenter un flux de données par sa fonc-
tion cumulative, A, où A(t) représente la quantité totale de données envoyées par le flux
jusqu’au temps t. Les fonctions étudiées sont donc bien croissantes et nulles à t = 0, il
n’y a pas eu d’émission avant t = 0 (elles appartiennent à l’ensemble F0). Sauf men-
tion contraire, nous supposerons que les fonctions cumulatives sont continues à gauche
(l’impact de cette hypothèse a été détaillé dans [Boyer et al., 2013a]).

Définition 16 (Serveur). Un serveur est une relation entre la fonction cumulative d’un
flux d’arrivée, A, et la fonction cumulative d’un flux de sortie, D qui vérifie : A ≥ D. On
note :

A
S−→ D =⇒ A ≥ D

Le délai d’un serveur ou le temps d’attente peut alors se définir à partir de A et D.

Définition 17 (Délai et occupation mémoire). Soit A S−→ D un serveur. Le délai du flux
A à un instant t est la distance horizontale entre A et D :

d(A,D, t) = inf{d ∈ R+|A(t) ≤ D(t+ d)} = hDev(A,D, t)

De même on peut définir l’occupation mémoire (backlog en anglais) comme la distance
verticale entre A et D :

b(A,D, t) = D(t)−A(t) = vDev(A,D, t)

On peut alors définir le délai maximal pour une entrée sortie d(A,D) et l’occupation
mémoire maximale b(A,D) par :

d(A,D) = sup
t∈R+
{d(A,D, t)} = hDev(A,D) (4.6)

b(A,D) = sup
t∈R+
{b(A,D, t)} = vDev(A,D) (4.7)

Malheureusement le comportement exact d’un système est inconnu a priori ou trop
complexe pour être modélisé. Le Calcul Réseau permet d’approximer le mouvement réel
des données dans le réseau grâce aux contraintes qu’il vérifie. Pour cela il modélise un
contrat de trafic par une “courbe d’arrivée” et modélise le serveur par une “courbe de
service”.

4.3.1 Modélisation du flux à travers des contrats

Courbe d’arrivée maximale

La notion de courbe d’arrivée maximale est assez intuitive, elle est utilisée pour borner
le trafic sur un intervalle de temps quelconque. On dit qu’une fonction αu est une courbe
d’arrivée maximale de A si et seulement si :

∀(t, s) ∈ R2
+, A(t+ s)−A(t) ≤ αu(s). (4.8)
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Figure 4.3 – Illustration du délai et de l’occupation mémoire
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Figure 4.4 – Courbe d’arrivée maximale
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Il est possible de donner une seconde définition d’une courbe d’arrivée maximale en se
basant sur la convolution :

A ≤ A ∗ αu. (4.9)
Ces deux définitions sont équivalentes, mais la seconde est bien plus pratique pour

certains calculs même si elle peut sembler moins intuitive.
Il est évident qu’à un flux donné A il n’existe pas une unique courbe d’arrivée maximale.

Cependant l’ensemble des courbes d’arrivée maximale de A admet un minimum qui est
lui même une courbe d’arrivée maximale et que l’on peut définir par :

αu = A�A. (4.10)

Courbe d’arrivée minimale

De même il est possible de définir une courbe d’arrivée minimale αl :

∀(t, s) ∈ R2
+, A(t+ s)−A(t) ≥ αl(s). (4.11)

A ≤ A∗αl (4.12)
Comme pour la courbe d’arrivée maximale, la courbe d’arrivée minimale admet un

maximum qui est lui même une courbe d’arrivée minimale et que l’on peut définir par :

αl = A�A. (4.13)

La courbe d’arrivée minimale est en pratique moins fréquemment utilisée que la courbe
d’arrivée maximale. Ainsi en pratique on se contente de “courbe d’arrivée”, noté α, pour
désigner la courbe d’arrivée maximale tant que cela ne présente pas d’ambigüıté.

Courbes de service minimal

Contrairement à la notion de courbe d’arrivée qui à elle seule permet de modéliser les
contraintes sur le flux, il existe plusieurs définitions de courbes de service minimal, qui ne
sont pas équivalentes.

Définition 18 (Courbe de service minimal simple ou courbe de service minimal Min-plus).
Un serveur S offre une courbe de service minimal simple βmmp si et seulement si :

∀A,∀D : A S−→ D =⇒ D ≥ A ∗ βmmp. (4.14)

Une telle courbe existe toujours, il suffit de considérer βmmp = 0.
Pour la seconde définition il va nous falloir introduire la notion de période chargée

(backlogged period).

Définition 19 (Période chargée). Soit A S−→ D un serveur. Un intervalle I est une
période chargée si et seulement si :

∀t ∈ I, A(t)−D(t) > 0.

Pour tout t ∈ R+, le début de la période chargée, noté start(t), est défini par :

start(t) = sup {u ≤ t|D(u) = A(u)}.
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A B C
S1 S2

Figure 4.5 – Une flux traversant plusieurs serveurs

Définition 20 (Courbe de service minimal strict). Un serveur S offre une courbe de
service minimal strict βmstrict si et seulement si pour toute période chargée (s,t] :

D(t)−D(s) ≥ βmstrict(t− s). (4.15)

Ces deux courbes de service ne sont pas équivalentes mais il existe une relation entre
elles :

Théorème 2. Soit A S−→ D un serveur. Si βm est une courbe de service strict alors c’est
aussi une courbe de service simple.

Courbes de service maximal et shaper

Tout comme pour les courbes d’arrivée il est possible de définir des courbes de service
maximal.

Définition 21 (Courbe de service maximal). Un serveur S offre une courbe de service
maximal βM si et seulement si :

∀A,∀D : A S−→ D =⇒ D ≤ A ∗ βM (4.16)

Définition 22 (Courbe de shaping). Un serveur S offre une courbe de shaping σ si et
seulement si :

∀A,∀D : A S−→ D =⇒ D ≤ D ∗ σ (4.17)

Tout comme pour les courbes d’arrivée, lorsque l’on parle de courbes de service sans
donner plus d’indication il s’agit de courbes de service minimal.

Propagation des courbes d’arrivée

Lorsque le réseau n’est pas composé d’un unique lien, chaque message va traverser
plusieurs serveurs, comme c’est le cas sur l’exemple de la Figure 4.5.

Il est possible d’étudier chaque section du réseau de façon indépendante mais cela
rajoute une dose importante de pessimisme. En effet cela revient à considérer que le pire-
cas de l’ensemble du réseau est égal à la succession des pires cas de chaque sous-partie.
Ce qui n’est le cas que lorsque ces dernières sont indépendantes or ce n’est en général pas
vrai, et il est possible de prendre en compte ces relations.

Ainsi il est possible de définir une courbe d’arrivée maximale est une courbe d’arrivée
minimale pour le flux de sortie, en fonction des courbes d’arrivée du flux d’entrée et des
courbes de service du serveur traversé.
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Définition 23 (Courbes d’arrivée du flux de sortie). Soit S un serveur offrant une courbe
de service minimal min plus βm, une courbe de service maximal βM et une courbe de
service de shaping σ. Soit A un flux donné entrant ayant une courbe d’arrivée maximale
αu et une courbe d’arrivée minimale αl. Alors pour tout flux de sortie D tel que A S−→ D
soit un serveur, le flux D admet pour courbe d’arrivée maximale ηu et pour courbe d’arrivée
minimale ηl :

ηu = ((αu ∗ βM )� βm) ∧ σ (4.18)
ηl = αl ∗ (βm�βM ) (4.19)

4.3.2 Calcul de bornes locales à partir des courbes d’arrivée et de service

L’intérêt du calcul réseau est que, connaissant une courbe d’arrivée maximale et une
courbe de service minimal, on peut calculer une borne maximale sur le délai d et l’occu-
pation mémoire b même si le comportement exact du système est inconnu.

Théorème 3 (Bornes sur le délai et l’occupation mémoire). Soit A S−→ D un serveur tel
que A ait pour courbe d’arrivée α et que S offre une courbe de service simple β. Alors le
délai et l’occupation mémoire peuvent être majorés par :

d(A,D) ≤ d(α, β), (4.20)
b(A,D) ≤ b(α, β). (4.21)

Il a déjà été prouvé que les bornes calculées ainsi sont justes (tight en anglais), c’est-à-
dire atteignables [Le Boudec and Thiran, 2001]. La qualité de notre borne dépendra donc
de l’évaluation de la courbe d’arrivée et de la courbe de service utilisée.

Théorème 4 (Bornes sur la taille d’une période chargée). Soit A S−→ D un serveur tel
que A ait pour courbe d’arrivée α et que S offre une courbe de service strict β. Alors la
taille d’une période chargée peut être majorée par :

lmax = inf{d > 0|α(d) ≤ β(d)} = (α− β)−1(0+). (4.22)

Où 0+ désigne la limite à gauche en 0 : 0+ = lim
x→0,x>0

x.

4.3.3 Interactions de plusieurs flux

Un réseau n’est en général pas traversé par un unique flux, il est partagé par plusieurs
flux. Un réseau traversé par plusieurs flux (Figure 4.6) est appelé MIMO (multiple inputs,
multiple output). Dans le contexte du calcul réseau il est toujours décrit par une courbe
de service. Celle ci décrit le service offert par le serveur à l’ensemble des flux.

Soit N un nombre fini de flux, on définit la fonction cumulative de l’agrégation des flux
par :

A =
N∑
i=1

Ai

On peut alors définir le serveur agrégé S ainsi que N serveurs résiduels Si comme :

A
S−→ D

∀i ≤ N,Ai
Si−→ Di
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A1

A2

B1

B2

S

Figure 4.6 – Exemple d’un serveur MIMO

Définition 24 (Courbe de service agrégé et courbe de service résiduel).
Un serveur MIMO fournit une courbe de service agrégé min-plus β si et seulement si le
serveur agrégé S fournit une courbe de service min-plus β.
Un serveur MIMO fournit une courbe de service résiduel min-plus βi au i-ième flux si et
seulement si le serveur résiduel Si fournit une courbe de service min-plus βi.

Cette définition reste vraie pour une courbe de service strict.

4.3.4 Politiques de service

La politique de service, la plupart du temps au niveau d’un serveur, détermine l’ordre
dans lequel les paquets présents dans la ou les files d’attente du serveur vont être servis.
Il faut donc étudier la politique de service pour connâıtre le service offert à chaque flux
individuel. Par la suite nous allons présenter les principales politiques de service et les
résultats du Calcul Réseau qui leur sont associés.

Multiplexage aveugle (multiplexage arbitraire, blind multiplexing)

On suppose qu’il n’y a pas d’information sur la politique de service. Il peut y en avoir
une de définie, mais on ne la connâıt pas. En d’autres mots il faudra prendre toutes les
politiques de service possibles en compte.

Théorème 5 (Service résiduel en cas de multiplexage aveugle). Soit S un serveur offrant
une courbe de service strict β. Chaque flux d’arrivée Ai a pour courbe d’arrivée αi, alors
le serveur offre le service résiduel min-plus au flux j :

βj =

β −∑
i 6=j

αi

+

↑

(4.23)

FIFO (First In First Out)

Premier arrivé, premier servi. Tous les paquets sont servis dans leur ordre de leur
arrivée au niveau du serveur. C’est la politique de service la plus classique.

Théorème 6 (Service résiduel en cas de FIFO). Soit S un serveur FIFO offrant une
courbe de service min-plus β. Chaque flux d’arrivée Ai a pour courbe d’arrivée αi, alors
le serveur offre le service résiduel min-plus au flux j :

βj = δ
d(

N∑
i=1

αi,β)
(4.24)
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Le délai du flux j est alors borné par :

d(Aj , Dj) = d(
N∑
i=1

αi, β) (4.25)

Fixed Priority : (ou static priority)

Les flux ont chacun une priorité, et c’est le flux le plus prioritaire qui est servi en
premier.

Théorème 7 (Service résiduel en cas de static priority). Soit S un serveur offrant une
courbe de service strict β. Chaque flux d’arrivée Ai a pour courbe d’arrivée αi, de plus
on considère que si i < j le flux Ai est prioritaire sur le flux Aj. Alors le serveur offre le
service résiduel strict au flux j :

βj =

β − j−1∑
i=1

αi

+

↑

(4.26)

Ce résultat ne s’applique que dans un cadre préemptif. Pour le cas non-preemptif il
faut utiliser le théorème 8.

Théorème 8. (Non-preemptif static priority , [Bouillard et al., 2009]) Soit S un serveur
offrant une courbe de service strict β, traversé par trois flux, A,AP , ANP , AH étant plus
prioritaire que A, et ANP l’étant moins. Si αP est une courbe d’arrivée de AP et si Lmax

NP

est une borne supérieur de la taille des paquet de ANP , alors le flux A reçoit une courbe
de service résiduelle simple :

βA = [β − αP − Lmax
NP ]+↑ (4.27)

4.3.5 Calcul des délais de bout en bout

Dans les sections précédentes nous avons vu comment calculer les délais locaux. Lors-
qu’il s’agit de calculer les délais de bout en bout de nombreuses réponses ont été ap-
portées, les premiers algorithmes proposés furent Total Flow Analysis (TFA) et Separated
Flow Analysis (SFA), ils sont présentés dans [Schmitt and Zdarsky, 2006]. Dans l’algo-
rithme TFA, le principe est de calculer la somme des délais locaux et, sur chaque lien,
de considérer l’ensemble des flux comme un tout. Dans l’algorithme SFA il s’agit d’une
analyse bout à bout où l’on considère d’une part le flux d’intérêt et d’autre part l’ensemble
des flux qui partagent une partie du réseaux avec lui. Chacun de ces deux algorithmes re-
pose sur le calcul des courbes d’arrivée et des courbes de service que nous avons présenté
précédemment.

Jérome Grieu a par la suite montré l’importance de modéliser le shaping dans ces
algorithmes [Frances et al., 2006] [Grieu, 2004].

Par la suite un autre algorithme Shaped Stairs a été proposé [Boyer et al., 2011], ce
dernier est basé sur l’algorithme TFA. De nombreuses variations de TFA et SFA ont été
faites par Steffen Bondorf [Bondorf, 2015] [Bondorf and Schmitt, 2016] [Bondorf, 2017].

Plus récemment d’autres algorithmes ont été proposés : Group Flow Analysis
[Bouillard et al., 2018] et TFA++ [Mifdaoui and Leydier, 2017].
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Tous ces algorithmes ont été développés dans le cas de blind multiplexing ou
de FIFO mais ils peuvent être adaptés pour d’autres politiques [Boyer et al., 2012]
[Boyer et al., 2013b]. Mais dans tous les cas, il est nécessaire de calculer un service résiduel.

Le seul algorithme ne se basant pas sur le service résiduel est l’approche LP (linear
programs) présentée dans [Bouillard et al., 2010] et [Bouillard and Stea, 2014]. Cependant
cet algorithme ne fonctionne que dans le cas de blind multiplexing ou de FIFO. Dès lors, le
calcul des services locaux permet de passer d’un réseau initial avec des politiques données
entre files, mais FIFO dans les files, à un réseau fait de serveurs résiduels FIFO.

Dans ce manuscrit nous nous concentrerons donc sur le calcul des courbes (min-plus,
strict, maximum, shaping) de service résiduel puisque ces dernières sont indispensables
quel que soit l’algorithme pour obtenir un délai de bout en bout.
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Chapitre 5

Améliorations des courbes de
service lorsque l’émission se fait
par paquet à vitesse constante

Dans ce chapitre nous allons présenter de nouveaux résultats en calcul réseau. Ces
derniers n’ont pour l’instant pas été publiés.

Dans la majorité des réseaux non-préemptif, l’émission d’un paquet, à partir du mo-
ment où elle a débuté, se fait à une vitesse constante C. Or de nombreuses preuves de
service résiduel ne prennent pas en compte cet aspect d’émission à vitesse constante C ce
qui entrâıne un pessimisme dans les résultats obtenus. Nous allons montrer comment il est
possible d’améliorer les courbes de service quelle que soit la politique de service utilisée.

5.1 Introduction du problème

Dans la majorité des réseaux non-préemptifs, l’émission d’un paquet, à partir du mo-
ment où elle a débuté, se fait à une vitesse constante C. Or cette information n’est parfois
pas prise en compte dans les courbes de service.

Le cas le plus classique est le suivant : un flux A se voit réserver une partie de la bande
passante, notons la 0 ≤ φA ≤ 1. Après un certain temps T , le flux A sera servi en moyenne
à la vitesse CφA. L’expression du service est donc de la forme :

βA(t) = CφA

[
t− T

]+

Comment pouvons nous interpréter ce résultat ? Une façon de le comprendre est
de visualiser T comme un temps d’attente avant d’être servi (flux prioritaires ou non
préemption). Puis à partir de l’instant T le flux A reçoit une partie du service ; en moyenne
il est servi à la vitesse CφA. Mais en pratique ce n’est pas vraiment ce qui se passe. Durant
cette seconde période le flux A est soit servi à la vitesse C, soit il n’est pas servi du tout.
Ce phénomène est illustré Figure 5.1. En bleu a été représenté un exemple de courbe de
service que l’on obtient souvent comme c’est le cas par exemple dans [Boyer et al., 2012],
[De Azua and Boyer, 2014] mais aussi [Bouillard et al., 2018]. À partir de l’instant T la
pente augmente a une vitesse CφA. En rouge a été représentée la courbe de service réelle.
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T temps

do
nn

ée
s

β(t)

β′(t)

Figure 5.1 – Améliorations de la courbe de service lorsque l’émission se fait par paquets
à vitesse constante.

À partir de l’instant T elle augmente a la vitesse C, puis reste constante avant de ré-
augmenter et ainsi de suite. Il est important de noter que la quantité de données envoyées
en moyenne reste la même.

Ce type de courbe de service est celui que l’on obtient avec de nombreux algorithmes
d’ordonnancement, notamment ceux utilisant la notion de crédit. On peut citer par
exemple l’algorithme deficit round robin ([Boyer et al., 2012] et [Bouillard et al., 2018])
mais aussi l’algorithme credit based shaper utilisé dans AVB ([De Azua and Boyer, 2014])
que nous présentons plus en détail aux Chapitres 8 et 9.

L’amélioration que nous proposons ici a déjà été imaginée dans le passé. Cependant
jusqu’à maintenant l’hypothèse de l’émission à vitesse constante C des paquets était
soit prise en compte dans le calcul de service résiduel, le résultat dépendait donc de
la politique d’intégration utilisée mais en plus cela complexifié grandement la preuve :
[Sofack, 2014] et [Bouillard et al., 2018]. Soit cette amélioration restait au stade d’intui-
tion et n’était pas démontrée comme c’est le cas par exemple dans [Boyer et al., 2012] et
[Georges et al., 2011].

Dans la suite nous allons démontrer comment il est possible d’améliorer les courbes de
service sous différentes hypothèses. Si l’on reprend l’exemple de la Figure 5.1 nous allons
montrer comment à partir de β(t) il est possible de calculer β′(t).

5.2 Courbe de service strict

Nous allons commencer par calculer les nouvelles courbes de service strict. Pour cela
nous distinguons deux cas. Dans le premier cas la taille des paquets est constante, l’émission
se fait donc toujours sur la même durée à la vitesse C. Dans le second cas la taille des
paquets est variable mais bornée.

Théorème 9 (Courbe de service strict à taille de paquets constante). Soit S un serveur
et (A,D) ∈ S avec A fait de paquets de taille fixe l, tel que lorsqu’un paquet débute son



5.2. COURBE DE SERVICE STRICT 45

émission, il est émis jusqu’à la fin à la vitesse C. Si le serveur S offre à A une courbe de
service strict β alors il offre aussi à A une courbe de service strict :

β′ = l

⌈
β

l

⌉
∗ λC (5.1)

Démonstration. Soit [t, t + d] une période chargée et considérons la quantité de données
D(t+ d)−D(t).

Maintenant définissons x. Si un paquet est en cours d’émission à t alors x est défini
comme la date de fin d’émission de ce paquet. Nous savons que chaque paquet est émis
jusqu’à la fin à vitesse constant C donc cet instant existe. S’il n’y a pas d’émission de
paquet en cours à la date t alors x = t.

De même définissons y. Si un paquet est en cours d’émission à t+ d alors y est défini
comme la date de début d’émission de ce paquet, sinon y = t+ d.

x et y sont tels que t ≤ x et y ≤ t+ d.

— Premièrement considérons le cas particulier y < x :
Cela signifie que c’est le même paquet qui est émis à la date t et à la date t+ d. Ce
paquet est émis à la vitesse C donc :

D(t+ d)−D(t) = λC(d) ≥
(
l

⌈
β

l

⌉
∗ λC

)
(d) = β′(d) (5.2)

— Maintenant supposons que x ≤ y :
Sur les intervalles [t, x] et [y, t+d], une partie de paquet est émise, à vitesse constante
C, donc :

D(t+ d)−D(t) = D(y)−D(x) + C(x− t) + C(d+ t− y) (5.3)

S offre à A une courbe de service strict β, donc D(y)−D(x) ≥ β(y − x).
Mais par construction, il y a n ∈ N paquets de taille l émis durant [x, y] c’est-à-dire
D(y)−D(x) = nl, donc nl ≥ β(y − x)⇒ dne = n ≥

⌈
β(y−x)

l

⌉
et

D(t+ d)−D(t) ≥ l
⌈
β(y − x)

l

⌉
+ C(x− y + d) (5.4)

Notons s = d+ x− y

D(t+ d)−D(t) ≥ l
⌈
β(d− s)

l

⌉
+ C(s) (5.5)

≥ inf
0≤s≤d

(
l

⌈
β(d− s)

l

⌉
+ λC(s)

)
(5.6)

≥
(
l

⌈
β

l

⌉
∗ λC

)
(d) = β′(d) (5.7)
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Théorème 10 (Courbe de service strict à taille de paquets variable). Soit Sun serveur
et (A,D) ∈ S avec A fait de paquets de tailles variables lmin ≤ l ≤ lmax, tel que lorsqu’un
paquet débute son émission, il est émis jusqu’à la fin à la vitesse C. Si le serveur S offre
à A une courbe de service strict β alors il offre aussi à A une courbe de service strict :

β′ = lmin

⌈
β

lmax

⌉
∗ λC (5.8)

Démonstration. Soit [t, t + d] une période chargée et considérons la quantité de données
D(t+ d)−D(t).

Maintenant définissons x. Si un paquet est en cours d’émission à t alors x est défini
comme la date de fin d’émission de ce paquet, nous savons que chaque paquet est émis
jusqu’à la fin à vitesse constant C donc cet instant existe. S’il n’y a pas d’émission de
paquet en cours à la date t alors x = t.

De même définissons y. Si un paquet est en cours d’émission à t+ d alors y est défini
comme la date de début d’émission de ce paquet, sinon y = t+ d.

x et y sont tels que t ≤ x et y ≤ t+ d.

— Premièrement considérons le cas particulier y < x :
Cela signifie que c’est le même paquet qui est émis à la date t et à la date t+ d. Ce
paquet est émis à la vitesse C donc :

D(t+ d)−D(t) = λC(d) ≥
(
lmin

⌈
β

lmax

⌉
∗ λC

)
(d) = β′(d) (5.9)

— Maintenant supposons que x ≤ y :
Sur les intervalles [t, x] et [y, t+d], une partie de paquet est émise, à vitesse constante
C, donc :

D(t+ d)−D(t) = D(y)−D(x) + C(x− t) + C(d+ t− y) (5.10)

S offre à A une courbe de service strict β, donc D(y)−D(x) ≥ β(y − x).
Mais par construction, il y a n ∈ N paquets émis durant [x, y]. Pour la preuve
introduisons lx,ymean, la taille moyenne de ces n paquets. Il est possible d’en déduire
que D(y)−D(x) = nlx,ymean ≥ nlmin, donc nlx,ymean ≥ β(y−x)⇒ dne = n ≥

⌈
β(y−x)
lx,y
mean

⌉
≥⌈

β(y−x)
lmax

⌉
et

D(t+ d)−D(t) ≥ lmin
⌈
β(y − x)
lmax

⌉
+ C(x− y + d) (5.11)

Notons s = d+ x− y

D(t+ d)−D(t) ≥ lmin
⌈
β(d− s)
lmax

⌉
+ C(s) (5.12)

≥ inf
0≤s≤d

(
lmin

⌈
β(d− s)
lmax

⌉
+ λC(s)

)
(5.13)

≥
(
lmin

⌈
β

lmax

⌉
∗ λC

)
(d) = β′(d) (5.14)
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Corolaire 1 (Courbe de service strict à taille de paquet variable). Soit Sun serveur et
(A,D) ∈ S avec A fait de paquets de tailles variables lmin ≤ l ≤ lmax, tel que lorsqu’un
paquet débute son émission, il est émis jusqu’à la fin à la vitesse C. Si le serveur S offre
à A une courbe de service strict β alors il offre aussi à A une courbe de service strict :

β′ = max(β, lmin
⌈
β

lmax

⌉
∗ λC) (5.15)

Démonstration. Le maximum de deux courbes de service est une courbe de service d’où
le résultat.

5.3 Courbe de service simple

Nous allons maintenant montrer comment les courbes de service simple peuvent elles
aussi être améliorées. Ces théorèmes ne s’appliquent que lorsque la taille des paquets est
constante cependant nous distinguons la situation où les données arrivent par paquets et
la situation où chaque paquet arrive sur le réseau plus vite que la vitesse d’émission C

Théorème 11 (Courbe de service simple lorsque A est paquétisé). Soit S un serveur et
(A,D) ∈ S avec A continue à gauche et fait de paquets de taille fixe l, tel que lorsqu’un
paquet débute son émission, il est émis jusqu’à la fin à la vitesse C. Si le serveur S offre à
A une courbe de service simple β avec β continue à gauche et si A est paquétisé c’est-à-dire
A = l

⌈
A
l

⌉
alors le serveur S offre aussi à A une courbe de service simple :

β′ = l

⌈
β

l

⌉
∗ λC (5.16)

Démonstration. Soit t ∈ R+, et considérons la quantité de données D(t).
Si un paquet est en cours d’émission à la date t alors s est définie comme la date de

début d’émission de ce paquet, nous savons que chaque paquet est émis jusqu’à la fin à
vitesse constante C donc cet instant existe. S’il n’y a pas d’émission de paquet à la date
t alors s = t.

Durant l’intervalle [s, t] une partie de paquet est émise, à la vitesse constante C, donc :

D(t) = D(s) + C(t− s) (5.17)

S offre à A une courbe de service simple β, donc D(s) ≥ (A ∗ β)(s).
Mais par construction, il y a n ∈ N paquets de taille l émis durant [0, s] c’est-à-dire
D(s) = nl, donc nl ≥ (A ∗ β)(s)⇒ dne = n ≥

⌈
(A∗β)(s)

l

⌉
et

D(t) ≥ l
⌈(A ∗ β)(s)

l

⌉
+ C(t− s) (5.18)

De plus puisque A et β sont continues à gauche

∃u ≤ s tel que (A ∗ β)(s) = A(u) + β(s− u) (5.19)
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Nous pouvons donc en déduire

D(t) ≥ l
⌈
A(u) + β(s− u)

l

⌉
+ C(t− s) (5.20)

≥ l
⌈
A(u)
l

+ β(s− u)
l

⌉
+ C(t− s) (5.21)

Mais A paquétisé est donc A = l
⌈
A
l

⌉
, donc :

D(t) ≥ l
⌈⌈
A(u)
l

⌉
+ β(s− u)

l

⌉
+ C(t− s) (5.22)

≥ l
⌈
A(u)
l

⌉
+ l

⌈
β(s− u)

l

⌉
+ C(t− s) (5.23)

≥ A(u) + l

⌈
β(s− u)

l

⌉
+ C(t− s) (5.24)

≥
(
A ∗ l

⌈
β

l

⌉)
(s) + λC(t− s) (5.25)

≥
(
A ∗

(
l

⌈
β

l

⌉
∗ λC

))
(t) = (A ∗ β′)(t) (5.26)

Théorème 12 (Courbe de service simple lorsque A arrive plus vite que la vitesse C). Soit
S un serveur et (A,D) ∈ S avec A continue à gauche et fait de paquets de taille fixe l,
tel que lorsqu’un paquet débute son émission, il est émis jusqu’à la fin à la vitesse C. Si
le serveur S offre à A une courbe de service simple β avec β continue et si A arrive plus
vite que la vitesse constante C c’est-à-dire A ≥ l

⌈
A
l

⌉
∗ λC alors le serveur S offre aussi à

A une courbe de service simple :

β′ = l

⌈
β ∗ λC
l

⌉
∗ λC (5.27)

Démonstration. Soit t ∈ R+, et considérons la quantité de données D(t).
Si un paquet est en cours d’émission à la date t alors s est définie comme la date de

début d’émission de ce paquet, nous savons que chaque paquet est émis jusqu’à la fin à
vitesse constante C donc cet instant existe. S’il n’y a pas d’émission de paquet à la date
t alors s = t.

Durant l’intervalle [s, t] une partie de paquet est émise, à la vitesse constante C, donc :

D(t) = D(s) + C(t− s) (5.28)

S offre à A une courbe de service simple β, donc D(s) ≥ (A ∗ β)(s).
Mais par construction, il y a n ∈ N paquets de taille l émis durant [0, s] c’est-à-dire
D(s) = nl, donc nl ≥ (A ∗ β)(s)⇒ dne = n ≥

⌈
(A∗β)(s)

l

⌉
et

D(t) ≥ l
⌈(A ∗ β)(s)

l

⌉
+ C(t− s) (5.29)
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Puisque A arrive que la vitesse constante C c’est-à-dire A ≥ l
⌈
A
l

⌉
∗ λC

D(t) ≥ l


(
l
⌈
A
l

⌉
∗ λC ∗ β

)
(s)

l

+ λC(t− s) (5.30)

De plus A est continue à gauche et puisque β est continue alors β ∗ λC est continue

∃u ≤ s tel que
(
l

⌈
A

l

⌉
∗ β ∗ λC

)
(s) =

(
l

⌈
A

l

⌉)
(u) + (β ∗ λC)(s− u) (5.31)

On peut donc en déduire que :

D(t) ≥ l


(
l
⌈
A
l

⌉)
(u) + (β ∗ λC)(s− u)

l

+ λC(t− s) (5.32)

≥ l
⌈⌈
A(u)
l

⌉
+ (β ∗ λC)(s− u)

l

⌉
+ λC(t− s) (5.33)

≥ l
⌈
A(u)
l

⌉
+ l

⌈(β ∗ λC)(s− u)
l

⌉
+ λC(t− s) (5.34)

≥
(
l

⌈
A

l

⌉
∗ l
⌈
β ∗ λC
l

⌉)
(s) + λC(t− s) (5.35)

≥
(
l

⌈
A

l

⌉
∗ l
⌈
β ∗ λC
l

⌉
∗ λC

)
(t) (5.36)

≥
(
A ∗ l

⌈
β ∗ λC
l

⌉
∗ λC

)
(t) = (A ∗ β′)(t) (5.37)

5.4 Conclusion

De nombreuses preuves de service résiduel ne prennent pas en compte le fait que
l’émission d’un paquet, à partir du moment où elle a débuté, se fait à une vitesse constante
C. En effet calculer un service résiduel en considérant ce fait peut compliquer énormément
la preuve (voir les travaux de William Mangoua Sofack [Sofack, 2014]).

Dans ce chapitre nous avons développé un résultat novateur en Calcul Réseau afin
d’améliorer les courbes de services d’un flux. Nous avons montré comment sous différentes
hypothèses il est possible d’améliorer les courbes de services obtenues. Ce résultat est
générique, il s’applique à toute politique de service.

Sur la Figure 5.2 nous avons représenté le gain obtenu grâce à notre amélioration.
Si nous reprenons la situation décrite au début de ce chapitre d’un flux A qui se voit
réserver une part de la bande passante φA alors le gain sera d’autant plus important que
φA sera petit ce qui correspond à une situation où de nombreuses files se partagent la
bande passante.
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Figure 5.2 – Réduction du délai grâce à l’amélioration de la courbe de service.



Chapitre 6

Modélisation d’une
synchronisation faible dans le cas
du bus CAN

6.1 Définition d’un système faiblement synchronisé

Dans cette section nous allons présenter comment l’utilisation d’offset (c’est-à-dire
émettre les messages sur le réseau avec un décalage dans leurs dates d’émission) permet
de diminuer le temps de traversée.

Nous présenterons tout d’abord le cas des messages “Time-Triggered”, aussi désigné
comme le cas d’une horloge commune. Dans cette situation, les offsets (ou dates d’émission)
se réfèrent à une même horloge partagée par tous les éléments du réseau.

Nous présenterons ensuite le cas d’offsets locaux, dans cette situation chaque élément
du réseau a sa propre horloge, on parle d’horloges locales, et les offsets sont donc locaux
et non plus globaux.

Enfin nous proposerons un compromis entre ces deux solutions, l’utilisation d’une
synchronisation faible, c’est-à-dire l’utilisation d’horloges locales synchronisées entre elles
mais avec une précision faible.

Afin d’évaluer le gain apporté par la synchronisation faible on se basera sur un réseau
de type bus CAN. Ce dernier a été présenté en détail au Chapitre 2. En effet il présente
plusieurs avantages. Tous d’abord il s’agit d’un réseau en bus au fonctionnement simple
à modéliser. Ensuite c’est un bus très répandu, qui possède la possibilité d’utiliser des
horloges locales et qui peut donc être adapté à une synchronisation faible. Enfin le bus CAN
a déjà été largement étudié. Le temps de traversée dans le cas de l’utilisation d’offset dans le
cas d’horloges locales a été l’objet de nombreuses études qui nous permettrons de comparer
nos résultats. On peut par exemple citer [Tindell et al., 1994] premiers résultats sur le
temps de traversée dans le cas du réseau CAN ; ces résultats ont par la suite été revus dans
ce qui est maintenant devenu une référence lorsqu’il s’agit de borner le temps de traversée
dans le cas du bus CAN [Davis et al., 2007]. De plus le calcul réseau a déjà été utilisé
avec succès dans le cas du bus CAN avec par exemple les articles [Klehmet et al., 2008] et
[Sofack and Boyer, 2012].

51
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A,1 B,1 A,2N1

C,1 C,2 C,3N2

A,1 B,1 A,2C,1 C,2 C,3BUS

Figure 6.1 – Exemple d’ordonnancement sur un bus dans le cas d’une horloge commune.

6.1.1 Analyse des avantages et désavantages de la synchronisation au
sein du réseau

Comme présenté dans le Chapitre 2, il existe énormément de sortes de réseaux. En
particulier un certain nombre d’entre eux reposent sur des messages “Time-Triggered”,
c’est à dire dont la date d’émission sur le réseau a été prévue a priori (Section 2.2.2).

Cela nécessite de synchroniser tous les éléments du réseau, on parle alors d’horloge
commune. En recourant uniquement à des messages Time-Triggered, l’émission de mes-
sages sur le réseau est déterministe, il est possible de minimiser le temps de traversée
des message sur le réseau en évitant les contentions, c’est-à-dire une situation où deux
messages devraient être envoyés sur le medium en même temps. Un exemple d’une telle
situation est visible Figure 6.1. Dans cet exemple on considère le cas d’un réseau de type
bus auquel sont connectés deux nœuds N1 et N2. N1 émet deux flux sur le bus, le flux
A en vert et le flux B en jaune. N2 quant à lui émet le flux C en bleu. En haut on peut
voir l’ordonnancement de chacun des deux nœuds en fonction du temps. Une fenêtre est
dédiée à chaque message. L’ordonnancement ayant été fait de façon efficace et les deux
nœuds étant synchronisés, c’est-à-dire que leurs horloges sont égales, l’accès au bus se fait
sans contention. Lorsque l’un des deux nœuds veut émettre il a la garantie que le bus sera
disponible et qu’il ne va pas devoir attendre.

Cependant cette synchronisation est coûteuse à obtenir en pratique. En effet elle
nécessite très souvent du matériel dédié qui rajoute un coût qui peut être trop impor-
tant en pratique.

Cependant il est possible d’utiliser des messages avec offsets sans synchroniser les
nœuds du réseau. Dans ce cas chaque nœud se référera à son horloge locale et aura son
propre ordonnancement. Si l’on reprend l’exemple précédent avec nos deux nœuds cela re-
vient à supposer maintenant que leurs horloges ne sont pas synchronisées. Deux exemples
d’une telle situation sont visibles Figure 6.2. Il n’y a plus un unique exemple comme
précédemment car la différence qui existe entre les deux horloges, la phase, est inconnue.
Sur cette figure deux cas particuliers ont été représentés. Pour chacun d’eux l’ordonnan-
cement local reste le même. Cet ordonnancement permet d’éviter les contentions intra-
nœuds, c’est-à-dire entre le flux A et le flux B. Cependant des contentions inter-nœuds,
entre flux de différents nœuds, peuvent avoir lieu. Dans le cas de la Figure 6.2a il y a une
contention entre le flux A et le flux C, ce qui entrâıne un délai supplémentaire pour le
flux C alors que pour le flux A et le flux B le temps de traversée du réseau reste le même
que dans le cas d’une horloge commune. Dans le cas de la Figure 6.2b la contention a lieu
entre le flux B et le flux C et c’est cette fois le flux B qui subit un délai supplémentaire.
Seulement deux cas ont été représentés mais il est facile de comprendre que chaque flux
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A,1 B,1 A,2N1

C,1 C,2 C,3N2

A,1 B,1 A,2C,1 C,2 C,3BUS

(a)

A,1 B,1 A,2N1

C,1 C,2N2

A,1 B,1 A,2C,1 C,2BUS

(b)

Figure 6.2 – Exemples d’ordonnancements sur un bus dans le cas d’horloges locales.

pourrait subir ce délai supplémentaire. De plus comme la valeur de la phase entre les
horloges est inconnue a priori, lorsqu’on cherche à borner le temps de traversée de chaque
message en envisageant le pire cas, il est nécessaire de considérer que chaque message sera
retardé. Cependant, ce retard est limité, en effet l’utilisation d’un ordonnancement des
messages permet de lisser le trafic. Dans notre exemple le flux C peut être en conflit pour
accéder au bus avec le flux A ou avec le flux B mais jamais les deux à la fois.

Pour résumer l’utilisation d’offset, c’est-à-dire décaler les dates d’émissions des mes-
sages permet de diminuer le temps de traversée maximum des messages. En effet il limite
les contentions. Si toutes les horloges sont synchronisées (on a donc une unique horloge
commune) il est même possible d’éviter toute contention, mais cela a un coût important.
Il faut du matériel dédié ainsi que des protocoles de synchronisation complexes. Si les
horloges ne sont pas synchronisées et que chaque nœud se réfère à sa propre horloge,
cela permet d’éviter les contentions entre messages d’un même émetteur et de réduire les
contentions entre deux messages de nœuds différents. En effet l’utilisation d’un ordonnan-
cement permet de lisser le trafic et donc de réduire les pics d’émission. Cependant dans le
pire cas chaque message peut être retardé au moins une fois par un message d’une autre
station. Chacune de ces solutions a donc ses avantages et ses inconvénients, nous allons
proposer dans la suite une solution intermédiaire permettant d’obtenir des délais moins
importants que lors de l’utilisation d’horloges locales mais sans avoir le coût de la solution
d’une horloge commune.

6.1.2 Intérêt d’un système faiblement synchronisé

Dans cette section nous allons envisager une situation reposant sur des horloges locales
synchronisées entre elles mais avec une précision faible. Il existe donc une phase entre
ces horloges. Si cette phase entre horloges locales n’est pas négligeable devant le temps
d’émission d’un message, on ne peut pas parler d’horloge commune. Dans ce cas on parle de
synchronisation faible. Cette synchronisation est moins coûteuse qu’une synchronisation
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A,1 B,1 A,2N1

C,1 C,2 C,3
x

N2

A,1 B,1 A,2C,1 C,2 C,3BUS

(a)

A,1 B,1 A,2N1

C,1 C,2
x

N2

A,1 B,1 A,2C,1 C,2BUS

(b)

Figure 6.3 – Exemples d’ordonnancements sur un bus faiblement synchronisé.

parfaite avec une horloge commune (phases entre les horloges négligeables) mais il reste à
montrer qu’elle présente un intérêt en terme de délai par rapport à l’utilisation d’horloges
locales non synchronisées entre elles. Pour montrer que c’est bien le cas reprenons notre
exemple précédent et supposons qu’il existe une phase entre les horloges inconnues mais
que l’on est capable de borner par x. On va considérer que x est de l’ordre de grandeur
du temps d’émission d’un message. Il n’est alors plus possible de négliger cette dernière
et de considérer qu’on a une horloge commune. Sur la Figure 6.3 on a représenté les deux
situations extrêmes pour les valeurs de phase (±x). On peut voir qu’une contention peut
avoir lieu entre le flux A et le flux C. Dans le pire cas le flux C va donc subir un délai
supplémentaire. Mais contrairement au cas des horloges locales, il n’existe pas de valeur de
la phase qui entrâınerait une contention entre le flux B et le flux C. La conséquence de ce
dernier point est que l’on sait que quelle que soit la situation, lorsque N1 voudra envoyer
un message du flux B il aura la garantie que le bus sera disponible. Le délai maximum des
messages du flux B sera donc minimum. Cette solution est donc un compromis entre une
synchronisation parfaite avec tous les nœuds utilisant une horloge commune et un réseau
non synchronisé où chaque nœud a son horloge locale. De plus une synchronisation faible
permet d’obtenir des délais moins importants que lors de l’utilisation d’horloges locales
mais sans avoir le coût de la solution d’une horloge commune.

Mécanisme de mise en place d’une synchronisation faible

Avant d’aller plus loin, il est nécessaire de comprendre ce qui rend la synchronisation
entre différentes machines si difficile et coûteuse. Pour y parvenir nous avons représenté
l’échange d’un message entre deux nœuds à travers le réseau (voir Figure 6.4). Il est
possible de modéliser cet échange en utilisant le modèle OSI. Ici on s’est contenté de
représenter trois couches : la couche physique, la couche liaison et la couche application
(qui représente ici l’ensemble des couches hautes). Le message doit traverser toutes ces
couches lors de la communication. Son temps de traversée total peut être décomposé
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Nœud 1

Couche application

Couche liaison

Couche physique

Nœud 2

Couche application

Couche liaison

Couche physique

Tpre

Twait

Tx

Tpost

Figure 6.4 – Traversée des différentes couches lors de l’émission d’un message.

A1 A2 A3 A4B1 B2 B3 B4C1 C2D1 D2

Pmin Pmin Pmin Pmin

Pmaj Pmaj

Figure 6.5 – Exemple d’ordonnancement utilisant le concept périodes mineures et ma-
jeures.

suivant [Lian et al., 2002] en quatre composants : un temps de pré-traitement Tpre, un
temps d’attente Twait, un temps de transmission Tx et un temps de post-traitement Tpost.
Le temps d’attente et le temps de transmission sont les temps calculés à l’aide du calcul
réseau. Il s’agit du temps d’attente avant que le medium soit disponible et du temps
que mettent les données physiques à être envoyées. Le temps de pré-traitement est le
temps nécessaire pour acquérir des données de l’environnement et les coder dans des
données de réseau, tandis que le temps de post-traitement est le temps requis pour décoder
les données de réseau et les transmettre à l’environnement. Ces temps sont inconnus à
la conception et dépendent des caractéristiques du logiciel et du matériel de l’appareil
utilisé, en général ce temps est considéré constant et sa variabilité négligeable. Or il a été
montré dans [Lian et al., 2002] que cette variabilité n’est pas négligeable en pratique et
en particulier lorsque l’on cherche à synchroniser plusieurs machines. Lorsque l’on veut
obtenir une horloge commune, c’est-à-dire un système synchronisé avec une phase entre
les horloges négligeable devant le temps d’émission d’un message il faut donc passer par
du matériel et des logiciels dédiés conçus spécifiquement pour résoudre ce problème c’est-
à-dire avec une variabilité réellement négligeable ou réaliser le traitement dans la couche
physique. Mais comme cela a déjà été dit cette solution n’est pas toujours satisfaisante
puisqu’elle rajoute un coût supplémentaire.

Maintenant que nous avons expliqué ce qui rend la synchronisation entre les horloges
coûteuse, nous allons montrer qu’il est possible à moindre coût d’obtenir une synchroni-
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sation faible. Nous allons donc proposer un exemple de protocole de synchronisation qui
permet d’obtenir une synchronisation faible. Il ne s’agit que d’un exemple, tous les résultats
présentés dans ce chapitre peuvent être utilisés avec n’importe quel protocole de synchro-
nisation, celui ci n’en est qu’un parmi beaucoup d’autres. Plusieurs protocoles de synchro-
nisation existent, on peut citer par exemple le Precision Time Protocol [Lee et al., 2005],
celui que nous allons proposer ici considère que le système étudié se base sur un ordonnan-
cement utilisant un système de périodes majeures et mineures (voir Figure 6.5) et se base
sur un fonctionnement mâıtre/esclave. Une horloge, celle du mâıtre, est définie comme la
référence. C’est sur elle que se basent toutes les autres (esclaves). Toutes les périodes ma-
jeures, le mâıtre envoie un message qui est par la suite utilisé par tous les nœuds esclaves
afin de mettre à jour leur horloge. Les horloges ne sont pas idéales et leur fréquence n’est
jamais exactement celle prévue à la conception c’est ce qu’on nomme la dérive d’horloge.
Il est donc nécessaire d’avoir une émission périodique de ce message de synchronisation
afin de prendre en compte ce phénomène de dérive d’horloge et remettre à jour la valeur
des horloges des nœuds esclaves. Nous avons supposé que ce message de synchronisation
était le message le plus prioritaire afin de réduire le temps de traversée. Cependant comme
expliqué précédemment ce temps de traversée ne sera pas le même pour tous les nœuds
puisque le temps de pré-traitement Tpre et le temps de post-traitement Tpost (Figure 6.4)
dépendront directement du matériel utilisé, Twait de l’utilisation du bus au moment de
l’émission du message et Tx de la distance de câblage entre l’émetteur et le récepteur et de
la taille du message. Dans l’article [Lian et al., 2002] on trouve une borne pour les temps
de traitement pour du matériel classique du bus CAN : 0.5ms < Tpre + Tpost < 1ms.
Puisque l’on a décidé que le message de synchronisation serait le plus prioritaire et que
l’émission sur le bus CAN est non-préemptive on sait que 0 ≤ Twait < 0.5ms. Enfin on
peut considérer que Tx est constant et connu. En effet la taille du message de synchroni-
sation sera toujours la même et la différence de distance entre le mâıtre et les esclaves est
négligeable par rapport à la vitesse de transmission du message. En conclusion on a :

0.5ms < Tpre + Tpost + Twait < 1.5ms (6.1)

Il est donc possible d’avoir une synchronisation de ± 1 ms dans le cas du bus CAN de
façon très simple et peu coûteuse. Bien sûr le protocole que nous venons de décrire peut
être amélioré. Il s’agissait juste d’estimer un ordre de grandeur de la précision que l’on peut
espérer obtenir avec un coût minimal. Dans la suite, lors de l’évaluation des délais maxi-
maux, nous supposerons que c’est ce protocole de synchronisation qui est utilisé, cependant
nos résultats peuvent être utilisés avec n’importe quel protocole de synchronisation.

Maintenant que nous avons vu comment obtenir une synchronisation faible et que nous
avons avons montré en quoi une synchronisation faible pourrait permettre de réduire le pire
temps de traversée des messages il nous reste à développer un modèle capable d’analyser
un tel système.
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6.2 Calcul des bornes du temps de traversée du réseau dans
le cas d’un bus CAN faiblement synchronisé

6.2.1 Modèle considéré

Pour que notre modèle puisse être appliqué sur des configurations utilisées en pratique
il est important qu’il soit le plus complet possible. La première chose à définir est le type
de trafic étudié. Dans notre cas nous considérerons que deux types de trafic coexistent
dans notre système. Le trafic localement synchrone Time-Triggered et le trafic asynchrone
Event-Triggered.

Trafic synchrone

Le trafic synchrone comprend tous les messages envoyés de façon périodique. Le plus
souvent la taille des messages est fixe, dans le cas contraire une taille maximale des paquets
doit être respectée par l’émetteur. Ce type de trafic peut être utilisé pour transmettre de
façon périodique des données depuis un capteur par exemple. L’émission étant périodique
il est possible de fixer la date d’émission de chaque paquet en fixant la date d’émission
du premier paquet. Lorsque l’on parle de date ici c’est par rapport à l’horloge locale de
l’émetteur, que celle ci soit ou pas synchronisée au reste du réseau. On désigne alors par
“offset” la date d’émission de ce premier paquet. Si l’on note O, l’offset d’un flux A et P
sa période alors le k-ième message sera envoyé à la date t = O + (k − 1)P .

Si l’on considère le cas où tous les messages font la même taille l l’expression du flux
d’arrivée A ainsi que sa meilleure courbe d’arrivée sont connues :

A(t) =
[
l

⌈
t−O
P

⌉]+
(6.2)

α(t) =
[
l

⌈
t

P

⌉]+
(6.3)

Si l’on considère le cas où la taille des messages n’est plus connue mais est bornée par
lmax l’expression du flux d’arrivée A n’est plus connue mais il est possible de calculer la
courbe d’arrivée :

α(t) =
[
lmax

⌈
t

P

⌉]+
(6.4)

Trafic asynchrone

Le trafic asynchrone comprend tous les messages qui ne sont pas envoyés de façon
périodique et dont le comportement est dirigé par les événements. Ce type de trafic est par
exemple utilisé pour la transmission des messages d’alarmes qui par définition ne peuvent
pas être prévus a priori. Afin de garantir qu’un flux ne monopolisera pas l’ensemble de
la bande passante l’émetteur doit respecter des “contrats” sur son émission. Chaque flux
est caractérisé par son contrat, dans le cas du bus CAN on parle de flux sporadique, il
s’agit du contrat le plus courant en pratique. Chaque flux est caractérisé par une taille
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maximale de paquet lmax. Tous les paquets d’un flux doivent respecter cette contrainte. De
plus l’émetteur se doit de respecter une distance minimale entre deux paquets consécutifs,
ce temps est noté MUT pour Minimal Update Time. Contrairement au trafic périodique
où l’on sait que le message suivant sera transmis exactement après la durée d’une période
pour le trafic asynchrone on sait seulement qu’il sera transmis au plus tôt après la durée
du MUT .

Comme les dates d’arrivée ne sont pas connues il n’est pas possible d’avoir une ex-
pression du flux d’arrivée, cependant l’existence des contraintes sur la taille des paquet
lmax et sur la distance minimale entre deux paquets consécutifs MUT permet de définir
la meilleur courbe d’arrivée :

α(t) =
[
lmax

⌈
t

MUT

⌉]+
(6.5)

Phase d’arbitrage

Dans le Chapitre 2 la stratégie d’accès au medium dans le cas du bus CAN a déjà
été présentée. Pour rappel il s’agit de la technique CSMA/CD il s’agit d’une politique
d’intégration NP-SP non-preemtive static-priority. Chaque flux a une priorité qui lui être
propre et qui sert aussi d’identifiant. Lorsque plusieurs messages veulent accéder au bus en
même temps c’est celui avec la plus grande priorité qui est transmis. Dans notre modèle
on notera le i-ième flux le plus prioritaire Ai. Ainsi si l’on considère deux flux Ai et Aj , si
i < j alors Ai est plus prioritaire que Aj .

Bit-stuffing

Maintenant que les différents trafics considérés ont été définis avec une expression
de leurs courbes d’arrivée (et des flux d’arrivée lorsque c’est possible) il est possible de
passer au reste de la modélisation. Dans le Chapitre 2 la méthode du “bit-stuffing” a été
présentée. Pour rappel elle consiste, dans le cas où l’on a émis 5 bits de même polarité
d’affilée, d’ajouter à la suite un bit de polarité contraire. Il est important de noter que
seule la partie donnée est concernée par le “bit-stuffing”, c’est-à-dire que l’entête n’est pas
concerné par exemple. Cet ajout de bit peut alors augmenter la taille des données d’au
plus 25%. Donc si la taille des données d’un paquet avant le “bit-stuffing” est de n bits,
la taille maximale du paquet après le “bit-stuffing” est lmax = 55 + n ∗ 1.25 bits.

Modèle de synchronisation

Il existe de nombreux protocoles de synchronisation, comme par exemple le Precision
Time Protocol [Lee et al., 2005]. Quel que soit le protocole utilisé il nécessite l’émission de
messages dédiés afin de partager l’horloge entre tous les noeuds. Nous avons précédemment
(Section 6.1.2) proposé un mécanisme de synchronisation. Ces messages peuvent être syn-
chrones ou asynchrones et doivent être pris en compte.

Chaque nœud possède sa propre horloge. Dans le cas d’une synchronisation faible
ces différentes horloges ne sont pas égales. La différence entre elles, nommée phase, est
inconnue mais bornée. On parle de système à phase bornée. Au contraire dans le cas d’une
horloge commune la phase est nulle et dans le cas d’horloges locales non synchronisées la
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phase est inconnue. On note φ(i, j) une borne supérieure sur la phase entre l’horloge du
nœud i et l’horloge du nœud j.

Soit A un flux émis par le nœud i, et j un nœud différent de i. Notons tj et ti les dates
indiquées par les horloges des nœuds i et j à un instant donné. On a donc :

ti − φ(i, j) ≤ tj ≤ ti + φ(i, j) (6.6)

Le flux A étant émis par le nœud i la fonction A(ti) est connue. Mais si l’on utilise l’horloge
du flux j comme référence, alors A(tj) est inconnu mais peut être borné :

A� δφ(i,j)(ti) ≤ A(tj) ≤ A ∗ δφ(i,j)(ti) (6.7)

Modèle d’erreur

Enfin il est important d’être capable de modéliser les erreurs dans notre modèle. Le
bus CAN possède un mécanisme de détection des erreurs très efficace. Un message d’erreur
(error flag) peut être transmis par chaque nœud qui détecte une erreur. Ce message est
constitué de six bits dominants consécutifs et il viole la règle du “bit-suffing”. Après avoir
reçu ce message d’erreur le nœud qui était en train d’émettre le message incorrect arrête
sa transmission et le message re-rentrera dans la phase d’arbitrage avant d’être ré-émis.
Les erreurs sont par nature un phénomène aléatoire qui ne peut pas être prévu. Cependant
Tindell et Burns dans [Tindell and Burns, 1994] ont introduit l’idée que le nombre d’er-
reurs sur une période de temps peut raisonnablement être borné. Cette borne supérieure
est caractérisée par :

— Nerror le nombre maximum d’erreurs qui peut arriver de façon consécutive,
— Terror la période des erreurs résiduelles.

Le nombre d’erreurs de transmission durant un durée d est alors borné par : Nerror +⌈
d

Terror

⌉
− 1.

Maintenant que nous avons défini le modèle que nous considérons dans cette étude il
est possible de passer au calcul des bornes du temps de traversée.

6.2.2 Calcul d’une borne supérieure sur le temps de traversée dans le
cas des messages synchrones

Dans la section précédente nous avons défini l’ensemble des hypothèses du système
étudié. Nous allons maintenant établir un modèle en calcul réseau ainsi que sa preuve afin
de borner le temps de traversée des messages. Dans un premier temps nous considérerons
un système uniquement composé de flux synchrones, sans erreur et avec une synchronisa-
tion faible. On suppose que cette synchronisation existe indépendamment du réseau, i.e.
la synchronisation n’implique pas de messages supplémentaires sur le réseau. On parle de
cas idéal. Afin de borner le délai nous allons proposer trois méthodes indépendantes.

La première est directement basée sur l’expression des flux d’arrivée.
La seconde utilise les courbes d’arrivée et consiste à borner la distance horizontale

entre la courbe d’arrivée et la courbe de service.
La dernière repose elle aussi sur le courbe de service mais consiste à borner la période

chargée (backlogged period).
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Di : borne inférieure du flux sortant.
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Figure 6.6 – Calcul du délai grâce au flux d’arrivée et de départ.

Borne basée sur le flux d’arrivée

Les bornes classiques calculées en utilisant le calcul réseau sont habituellement basées
sur les courbes d’arrivée et les courbes de service. Ce n’est pas le cas de la méthode que
nous présentons ici en effet nous utilisons une toute nouvelle approche du problème en
utilisant non pas les courbes d’arrivée mais directement les flux d’arrivée. Dans le cas
d’un système déterministe, ou du moins en partie déterministe les flux de données sont
connus. Se baser sur le flux réel plutôt que sur les courbes d’arrivée peut donc permettre
de meilleurs résultats : c’est ce que nous allons faire dans cette partie en nous basant sur
l’équation 4.6, où le délai est exprimé comme la distance horizontale entre le flux d’arrivée
et le flux de départ. Le flux d’arrivée étant connu, si l’on arrive à estimer une courbe
inférieure au flux de départ il est possible de borner le délai, c’est ce qui est représenté à
la Figure 6.6. Le flux entrant Ai est connu, si le flux sortant Di est connu alors le délai
maximal est lui aussi connu. Mais ce n’est pas le cas ici, l’idée est donc de calculer une
borne inférieure du flux sortant Di et de l’utiliser pour borner le temps de traversée.

Nous nous plaçons dans un premier temps dans le cas idéal. Nous faisons donc l’hy-
pothèse que le système est uniquement composé de flux synchrones. La taille des paquets
de ces flux n’est pas connue mais peut être bornée. De plus les offset de chaque flux sont
relatifs à l’horloge du nœud émetteur et il existe une phase bornée entre ces différentes
horloges.

Dans le Théorème 13 nous montrons comment borner le délai dans le cas du bus CAN
si les flux sont connus.

Théorème 13. Soit S un serveur NP-SP prenant l’ordre naturel comme ordre de prio-
rité, offrant β comme courbe de service strict. Soit {A1, ..., An} n flux dont les courbes
cumulatives d’arrivée sont connues. On note lmax

i,NP la taille maximale d’un paquet moins
prioritaire que le flux i. Alors une borne supérieure du délai du flux i est :

hDev

Ai, (∑
j≤i

Aj) ∗ [β − lmax
i,NP ]+ −

∑
j<i

Aj

 (6.8)

Démonstration. On note {D1, ..., Dn} les flux de départ associés aux flux {A1, ..., An}. Soit
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i ≤ n et soit t un instant :

Di(t) =
∑
j≤i

Dj(t)−
∑
j<i

Dj(t) ≥
∑
j≤i

Dj(t)−
∑
j<i

Aj(t)

En utilisant le Théorème 8 on sait que [β − lmax
i,NP ]+ est une courbe de service simple

de
∑
j≤i

Aj , donc
∑
j≤i

Dj ≥
(∑
j≤i

Aj

)
∗ [β − lmax

i,NP ]+.

On peut donc en déduire que :

Di(t) ≥

∑
j≤i

Aj

 ∗ [β − lmax
i,NP ]+(t)−

∑
j<i

Aj(t)

De plus, soit f, g, g′, trois flux. Si g ≥ g′ alors

hDev(f, g) ≤ hDev(f, g′)

Il est donc possible de borner hDev(Ai, Di).

Ce résultat permet donc de borner le délai si les flux d’arrivée sont parfaitement connus.
Or ce n’est pas le cas dans le modèle que nous considérons. Premièrement parce que l’offset
de chaque flux n’est pas connu, la phase entre les différentes horloges étant supposée
inconnue mais bornée. Secondement parce que la taille des paquets n’est pas connue.

Nous allons tout d’abord montrer comment prendre en compte la phase entre les hor-
loges. Le Théorème 13 peut être adapté, nous obtenons alors la Propriété 1.

Propriété 1. Une borne supérieure du délai du flux i est :

hDev(Ai, Di) ≤ hDev

Ai, (∑
j≤i

Aj � δφ(i,j)) ∗ [β − lmax
i,NP ]+ −

∑
j<i

Aj ∗ δφ(i,j)

 (6.9)

où φ(i, j) est une borne supérieure sur la phase entre l’horloge du nœud émetteur du
flux Ai et l’horloge du nœud émetteur du flux Aj.

Démonstration. Soit i ≤ n. Notons tj et ti les dates indiquées par les horloges des nœuds
émetteurs de Ai et Aj à un instant donné. C’est l’horloge du nœud émetteur du flux Ai qui
sera utilisée comme référence. Soit j 6= i, le flux Aj(tj) est connu mais Aj(ti) est inconnu.
Aj(ti) peut cependant être borné par : Aj � δφ(i,j)(tj) ≤ Aj(ti) ≤ Aj ∗ δφ(i,j)(tj)

Il est donc possible de déduire du Théorème 8 :

Di(ti) ≥ (
∑
j≤i

Aj)∗[β−lmax
NP ]+(ti)−

∑
j<i

Aj(ti) ≥ (
∑
j≤i

Aj�δφ(i,j))∗[β−lmax
i,NP ]+(tj)−

∑
j<i

Aj∗δφ(i,j)(tj)

Et donc de borner hDev(Ai, Di) dans le cas de l’existence de phase entre les nœuds.

Maintenant il nous reste à prendre en compte la taille variable des paquets. Celle ci
est due au fait qu’un flux est caractérisé par une taille maximale des paquets et pas une
taille réelle mais elle est aussi due au protocole du bit-stuffing. Le Théorème 13 peut être
adapté, nous obtenons alors la Propriété 2.
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Propriété 2. Soit Ai ≥ Ai pour tout i, tel que Ai − Ai soit une courbe cumulative. Ce
qui est bien le cas lorsque la taille des paquet est inconnue mais bornée. Le Théorème 13
peut être adapté :

hDev(Ai, Di) ≤ hDev(Ai, (
∑
j≤i

Aj) ∗ [β − lmax
i,NP ]+ −

∑
j<i

Aj) (6.10)

Démonstration. Soit i ≤ n et soit t un instant donné. Dans un premier temps nous allons
considérer que Ai est connu mais que si j < i alors Aj est inconnu mais peut être borné
par Aj ≥ Aj

(Ai +
∑
j<i

Aj) ∗ [β − lmax
i,NP ]+(t)−

∑
j<i

Aj(t) = (Ai +
∑
j<i

(Aj −Aj +Aj)) ∗ [β − lmax
i,NP ]+(t)

−
∑
j<i

Aj(t)

≤ inf
0≤s≤t

((
Ai +

∑
j<i

(Aj −Aj +Aj)
)
(t− s)

+ [β − lmax
i,NP ]+(s)

)
−
∑
j<i

Aj(t)

≤ inf
0≤s≤t

((∑
j≤i

Aj
)
(t− s) +

∑
j<i

(Aj −Aj)(t)

+ [β − lmax
i,NP ]+(s)

)
−
∑
j<i

Aj(t)

≤ (
∑
j≤i

Aj) ∗ [β − lmax
i,NP ]+(t) +

∑
j<i

(Aj −Aj)(t)

−
∑
j<i

Aj(t)

≤ (
∑
j≤i

Aj) ∗ [β − lmax
i,NP ]+(t)−

∑
j<i

Aj(t)

≤ Di(t)

Ce résultat permet de dire en appliquant le Théorème 13 que :

hDev(Ai, Di) ≤ hDev(Ai, (Ai +
∑
j<i

Aj) ∗ [β − lmax
NP ]+ −

∑
j<i

Aj)

Il reste encore à montrer que hDev(Ai, Di) ≤ hDev(Ai, Di). Pour cela nous allons
décomposer Ai et Di : Ai = Ai + Ãi et Di = Di + D̃i. Ai et Ãi ont la même priorité, pour
les flux de même priorité c’est la politique FIFO qui s’applique alors. Dans le cas FIFO
un résultat présent dans [Le Boudec and Thiran, 2001] nous indique que hDev(Ai, Di) ≤
hDev(Ai + Ãi, Di + D̃i). D’où le résultat.

Il est bien sûr possible d’utiliser la Propriété 1 et la Propriété 2 simultanément. Nous
avons montré comment, dans la cas d’un réseau uniquement parcouru par des flux syn-
chrones, dont la taille des paquets est inconnue et où la phase entre les horloges des
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Figure 6.7 – Comparaison entre la taille de la période chargée et la distance horizontale.

différents nœuds est inconnue mais bornée, il est possible de borner le temps de traversée
du réseau.

Nous allons maintenant montrer deux façons différentes de calculer des bornes garanties
sur le temps de traversée du réseau en utilisant les courbes d’arrivée.

Bornes basées sur les courbes d’arrivée

Se baser sur le flux d’arrivée et sur une estimation du flux de départ n’est pas toujours
la meilleure solution. En effet le fait que nous considérions un déphasage inconnu, mais
borné, entre les nœuds même s’il peut être en partie pris en compte (Propriété 1) implique
que le flux d’arrivée n’est pas connu et doit lui aussi être estimé. Dans certains cas, utiliser
les courbes d’arrivée plutôt que le flux d’arrivée peut s’avérer une meilleure solution. En
utilisant les courbes d’arrivée nous allons utiliser deux résultats du Calcul réseau. Tout
d’abord le Théorème 3, qui permet de borner le délai en calculant la distance horizontale
entre une courbe d’arrivée et une courbe de service. Ensuite nous calculerons la taille
maximale d’une période chargée à l’aide du Théorème 4.

Le tout en utilisant le service résiduel donné par le Théorème 8.

Théorème 14. Soit S un serveur offrant une courbe de service strict β, traversé par
trois flux, A,AP , ANP , AP étant plus prioritaire que A, et ANP l’étant moins. Si αP est
une courbe d’arrivée de AP , αA une courbe d’arrivée de A, αA+P une courbe d’arrivée de
AP + A, Lmax

NP est une borne supérieure de la taille des paquets de ANP et si pour finir
Lmax
A+NP est une borne supérieurs de la taille des paquets de A+ANP .

Alors il est possible de borner le délai d du flux A :

d ≤ hDev(αA, [β − αP − Lmax
NP ]+↑ ) (6.11)

d ≤ (αA+P − [β − Lmax
A+NP ]+↑ )−1(0+) (6.12)

Dans le cas du bus CAN, si l’on considère n flux A1..An, et que le flux qui nous intéresse

est le flux de priorité i : Ai, alors AP =
i−1∑
k=1

Ak et ANP =
n∑

k=i+1
Ak.

Il est important de comprendre pourquoi nous avons décidé d’utiliser à la fois la taille
de la période chargée et la distance horizontale pour borner le temps de traversée. Pour
cela nous les avons représentées sur un exemple dans la Figure 6.7. Ces deux valeurs



64 CHAPITRE 6. SYNCHRONISATION FAIBLE : BUS CAN
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Figure 6.8 – Modélisation de la synchronisation par les courbes d’arrivée.

sont bien des bornes sur le temps de traversée d’un message et comme illustré sur la
Figure 6.7 dans le cas général la distance horizontale est toujours inférieure à la taille de
la période chargée. C’est donc la distance horizontale qui est utilisée de façon classique dans
le calcul réseau. Mais nous sommes ici dans un cas particulier, en effet, contrairement à la
distance horizontale qui considère αA et αP , la taille de la période chargée utilise αA+P .
Ce qui signifie que la taille de la période chargée est capable de prendre en compte la
synchronisation qui existe entre le flux A et le flux AP ce que la distance horizontale
ne peut pas faire. Ainsi en calculant la taille de la période chargée dans cette situation
elle sera parfois meilleure que la distance horizontale d’où l’importance d’utiliser les deux
méthodes.

La première chose à faire et d’être capable de capturer la synchronisation dans l’ex-
pression de nos courbes d’arrivée, c’est-à-dire calculer finement αP et αA+P . Ce problème
est illustré par la Figure 6.8. Si l’on considère deux flux périodiques A1 et A2 parfaitement
connus, avec la même période P et des offsets O1 et O2 tels que représentés sur la figure,
leurs courbes d’arrivée sont égales : α. Maintenant si l’on considère la somme de ces deux
flux, on obtient un nouveau flux A1 +A2. La question est d’évaluer la courbe d’arrivée de
ce nouveau flux. Un solution évidente consiste à considérer la somme des courbes d’arrivée
de A1 et A2, ici 2α. Cette courbe est bien une courbe d’arrivée mais comme illustré sur
le figure elle ne prend pas en compte la synchronisation, on a donc perdu de l’informa-
tion. La courbe qui nous intéresse est la courbe rouge que nous avons notée αA1+A2 . C’est
cette courbe qu’il nous faut être capable de calculer si l’on veut pouvoir considérer la
synchronisation qui existe entre les nœuds.

Pour la suite nous allons considérer A1, .., An un ensemble de flux synchrones et pour
tout i ≤ n, on note α1..i la courbe d’arrivée de la somme des i premier flux :

∑i
j=1Aj . Nous

avons vu précédemment que
∑i
j=1 αj est une courbe d’arrivée de ce flux, mais lorsque nous

nous référons à α1..i nous cherchons à prendre en compte les offsets et la phase entre les
nœuds.

Pour cela nous allons d’abord faire une simplification en considérant que tous les flux
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ont la même période. Il est possible de se ramener à cette hypothèse en utilisant l’hyper-
période du système et des offsets. Cette période globale commune permet de décomposer
chaque flux en une somme de sous flux ayant cette même période et des offset adaptés.

Lemme 1. (Période commune) Soit A un flux périodique tel que A = νPA,l ∗ δO et P
l’hyper-période du système. Il existe donc nA ∈ N tel que P = nAPA. Maintenant A peut
être exprimé comme : A =

∑nA
i=1 νP,l ∗ δO+(i−1)PA

=
∑nA
i=1Ai. Ce qui définit bien notre

fonctions comme une somme de fonctions P -périodiques. En appliquant ce procédé à tous
les flux il est possible de décomposer chaque chaque flux en une somme de sous flux ayant
la même période.

Nous allons tout d’abord considérer que la synchronisation est parfaite, toutes les
horloges locales sont supposées égales. La modélisation des différences de phases entre elle
sera faite plus tard.

Nous avons vu que nous pouvons considérer une unique période P commune à tous
les flux (Lemme 1). La synchronisation étant supposée parfaite, pour chaque flux M son
offset OM est connu. Nous allons considérer que OM ≤ P , c’est à dire que tous les flux
émettent dès la première période. L’expression du flux d’arrivée est donc :

M(t) =
[
lM

⌈
t−OM
P

⌉]+
(6.13)

Dans notre cas nous considérons la somme des i-premiers flux de notre ensemble :∑i
j=1Aj . Cette fonction est une fonction en escalier c’est-à-dire qu’elle est constante par

morceau, sur une période elle ne change de valeur qu’un nombre fini de fois, au maximum
i fois, à l’émission de chaque nouveau message. Pour prendre en compte ce phénomène
nous avons besoin de définir la fonction next(t) :

Définition 25. Soit O1, . . . , On ∈ [0, P [ tels que 0 ≤ O1 ≤ . . . ≤ On < P et On+1 =
O1 + P . On définit alors pour tout t ∈ [0, P [ : next(t) = min

1≤i≤n+1
{i|Oi ≥ t}. next(t) est le

premier flux qui émet un message après la date t.

La propriété suivante permet d’exprimer le fait que pour tout instant t, chaque flux
restera constant au minimum jusqu’à la date next(t) :

Propriété 3. Soient A1, . . . , An un ensemble de flux, tels que Ai =
[
li
⌈
t−Oi
P

⌉]+
avec

∀(i, j) ∈ {1, n}, i ≤ j ⇒ 0 ≤ Oi ≤ Oj < P . On définit On+1 = O1 + P . On a alors :

∀j ≤ n,∀t ∈ [0, P [, Aj(t) = Aj(Onext(t)) (6.14)

Démonstration. Soit t ∈ [0, P [,{
j < next(t)⇒ Oj + P ≥ Onext ≥ t > Oj

j ≥ next(t)⇒ t ≤ Onext(t) ≤ Oj

⇒
{
Aj(t) = Aj(Oj + P ) = A(Onext(t))
Aj(t) = Aj(Oj) = A(Onext(t))
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Maintenant que nous avons cette propriété il est possible d’en déduire la courbe d’ar-
rivée qui nous intéresse α1..n :

Théorème 15. (Courbe d’arrivée d’une somme de flux périodiques) Soient A1, . . . , An

un ensemble de flux périodiques, tels que Ai =
[
li
⌈
t−Oi
P

⌉]+
avec ∀(i, j) ∈ {1, n}, i ≤ j ⇒

0 ≤ Oi ≤ Oj < P . On définit On+1 = O1 + P . Alors α1..n est une courbe d’arrivée de la
somme des flux A =

∑
1≤i≤n

Aj :

α1..n(d) = max
1≤i≤n

(A(Oi + d)−A(Oi)). (6.15)

De plus α1..n est la meilleure courbe d’arrivée de A =
∑

1≤i≤n
Aj.

Démonstration. Soit t, d ∈ R+ tel que t = kP + t0 avec 0 ≤ t0 < P et k ∈ N.

A(t+ d)−A(t) = A(t0 + d)−A(t0)
= A(t0 + d)−A(Onext(t0))
≤ A(Onext(t0) + d)−A(Onext(t0))
≤ max

1≤i≤n
(A(Oi + d)−A(Oi)) = α1..n(d)

Donc max
i

(A(Oi+d)−A(Oi)) est bien une courbe d’arrivée de A =
∑

1≤i≤n
Aj . De plus c’est

bien sa meilleure courbe d’arrivée possible. On peut le prouver rapidement par l’absurde :
soit αmin la meilleure courbe d’arrivée avec αmin 6= α1..n. Alors il existe d et i tels que
αmin(d) < α1..n(d) = A(Oi + d)−A(Oi). Donc αmin n’est pas une courbe d’arrivée ce qui
n’est pas possible. Donc α1..n est bien la meilleure courbe d’arrivée.

Il est possible de donner une expression de α1..n équivalente :

α1..n(d) = max
1≤i≤n

 n∑
j=1

lj

⌈
t− dist(i, j)

P

⌉ (6.16)

Où dist(i, j) représente la distance orientée entre le flux Ai et le flux Aj :

dist(i, j) = Oj −Oi mod P (6.17)
L’équation 6.16 permet de calculer αP et αA+P dans le Théorème 14. Cependant notre

expression ne prend pour l’instant pas en compte la différence de phase qui peut exister
entre les nœuds. Pour la prendre en compte il nous faut modifier notre définition de
dist(i, j) :

Théorème 16. Soit Ai et Aj deux flux synchrones d’offset respectif Oi et Oj. On note
φ(i, j) la borne supérieure sur la phase entre l’horloge du nœud émetteur de Ai et l’horloge
du nœud émetteur de Aj. La distance orientée dist(i, j) entre le flux Ai et le flux Aj peut
être bornée inférieurement par :

dist(i, j) ≥ min
(

max
(
0, dist0(i, j)− φ(i, j)

)
,min

(
P, dist0(i, j) + φ(i, j)

)
mod P

)
(6.18)
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Où dist0(i, j) est la distance orientée entre le flux Ai et le flux Aj lorsque la phase est
nulle : dist0(i, j) ≡ Oj −Oi mod P .

Démonstration. Lorsque la phase est non nulle mais peut être bornée par ±φ(i, j) nous
savons que :

dist0(i, j)− φ(i, j) ≤ dist(i, j) ≤ dist0(i, j) + φ(i, j)

De plus Ai et Aj étant périodiques de période P, nous savons que :

0 ≤ dist(i, j) < P

Nous pouvons donc en déduire :

max
(
0, dist0(i, j)− φ(i, j)

)
≤ dist(i, j) ≤ min

(
P, dist0(i, j) + φ(i, j)

)
Et donc nous pouvons en conclure que :

dist(i, j) ≥ min
(

max
(
0, dist0(i, j)− φ(i, j)

)
,min

(
P, dist0(i, j) + φ(i, j)

)
mod P

)

En utilisant cette borne inférieure nous sommes donc maintenant capables de calculer
αP et αA+P dans le Théorème 14 lorsque tous les messages sont synchrones dans le cas
d’une synchronisation faible.

6.2.3 Calcul d’une borne supérieure sur le temps de traversée dans le
cas général

Dans la partie précédente nous nous sommes placés dans le cas idéal où un certain
nombre d’hypothèses avaient été faites. Tout d’abord nous avons considéré que tout le trafic
était synchrone, or en pratique il est parfois nécessaire de recourir à un trafic asynchrone,
pour les alarmes notamment. De plus nous avons présenté un modèle d’erreurs dans la
Section 6.2.1 que nous n’avons pas pris en compte dans le calcul des bornes. Enfin toute
synchronisation, même faible, nécessite un mécanisme de synchronisation, cette dernière
impliquera l’émission de messages sur le bus qui perturberont le reste du trafic et doit
donc être prise en compte.

Prise en compte du trafic asynchrone

Dans la section précédente nous avons proposé trois façons de borner le délai dans le
cas où le réseau n’est parcouru que par des flux synchrones, les résultats sont détaillés
dans les Théorèmes 13 et 14.

Le premier (Théorème 13) se base sur les flux d’arrivée, ces derniers n’étant pas connus
dans le cas du trafic asynchrone il ne peut pas être utilisé. Il aurait pu être adapté en uti-
lisant des bornes sur les flux d’arrivée à l’aide des courbes d’arrivée maximale et minimale
mais la perte d’information que cela aurait impliqué aurait rendu le résultat inutilisable
en pratique.
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Le Théorème 14 peut directement être utilisé, en effet il ne suppose pas que le trafic
soit entièrement synchrone. Cependant le calcul de α1..n dans le Théorème 15 n’est lui
plus applicable mais il est possible de l’adapter :

Corolaire 2. Soit A1, .., An un ensemble de flux et αn une courbe d’arrivée de An. Si
α1..n−1 est une courbe d’arrivée de A1..n−1 =

∑
1≤i≤n−1

Ai, alors une courbe d’arrivée de

A =
∑

1≤i≤n
Ai est :

α1..n = α1..n−1 + αn (6.19)

Il est donc possible de calculer une courbe d’arrivée en considérant d’un coté les flux
synchrones (Théorème 15, courbe α1..n−1), d’un autre coté les flux asynchrones (Pro-
priété 2, courbe αn) et en faisant la somme.

Prise en compte du mécanisme de synchronisation

Comme cela a été dit plus tôt, tout mécanisme de synchronisation nécessite l’émission
de messages non seulement pour établir la synchronisation mais aussi pour la maintenir.
Quel que soit le mécanisme utilisé, il faut être capable d’évaluer l’impact de ces messages.

Dans le cadre de l’évaluation nous avons considéré que, quel que soit le mécanisme
utilisé, il nécessitait au plus l’émission d’un message par hyper-période. De plus nous
avons décidé de modéliser ces messages comme un flux asynchrone de priorité maximale.

Pour résumer le mécanisme de synchronisation est pris en compte en supposant l’exis-
tence d’un flux asynchrone de priorité maximale qui émet au plus un message par hyper-
période. Il est possible de le prendre en compte grâce à la Propriété 2 comme tous les flux
asynchrones.

Modélisation du flux d’erreurs

Nous avons déjà proposé à la Section 6.2.1 un modèle permettant de prendre en compte
l’existence d’erreurs sur le bus. Pour rappel le nombre d’erreurs durant une durée d peut
être borné par Nerror +

⌈
d

Terror

⌉
− 1. Chaque erreur représente non seulement un mes-

sage incorrect de taille maximale Lmax mais aussi un message d’erreurs de taille Lerreur.
Nous connaissons donc le nombre d’erreurs et la taille maximale des messages transmis à
chaque erreur, il nous est alors possible de modéliser ces erreurs comme un flux asynchrone
prioritaire supplémentaire de courbe d’arrivée :

αerreur = (Lmax + Lerreur)
(
Nerror +

⌈
d

Terror

⌉
− 1

)
(6.20)

Encore une fois ce flux peut être pris en compte grâce à la Propriété 2.

Remarque : Il pourrait sembler intéressant de se demander quelle est la priorité du flux
d’erreurs par rapport à celle du flux de synchronisation à ce point. Du point de vue du
modèle mathématiques cela n’a pas d’importance, en effet le délai de ces deux flux ne sera
pas calculé, car cela n’a dans notre cas pas d’intérêt voire pas de sens dans le cas du flux
d’erreurs. Et pour tous les autres flux, la seule information qui importe est que ces flux
soient plus prioritaires, l’ordre de priorité entre ces deux flux n’a pas d’importance. D’un
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point de vue plus général, il faudrait considérer que le flux d’erreurs est le plus prioritaire.
En effet les messages de synchronisation peuvent eux même être incorrects et subiront donc
un délai supplémentaire dû aux erreurs de transmission. Si le nombre d’erreurs sur le bus
était trop important il serait même possible que cela affecte la synchronisation, cependant
cette problématique ne seront pas considérée ici. Nos hypothèses sont qu’il existe une
synchronisation faible entre les nœuds et qu’elle est maintenue grâce à un mécanisme
de synchronisation. Ce mécanisme nécessite l’émission d’au plus un message par hyper-
période. La synchronisation entre les nœuds n’est pas affectée par la présence d’erreurs
sur le bus.

6.3 Évaluation du gain apporté par une synchronisation
faible

Maintenant que nous avons développé notre modèle pour borner le temps de traversée
dans le cas d’un bus faiblement synchronisé, il nous reste à évaluer le gain que permet
d’apporter une synchronisation faible. Pour cela, nous étudierons tout d’abord deux confi-
gurations particulières et comparerons les bornes sur les délais en fonction de la situation
retenue, par exemple nous comparerons le cas où les horloges locales ne sont pas du tout
synchronisées avec le cas où l’on a une synchronisation faible. Dans cette première partie
nous regarderons aussi l’impact de la précision de la synchronisation sur le temps de tra-
versée. Dans un second temps nous évaluerons le gain d’un point de vue de l’utilisation du
bus qu’une synchronisation faible permet d’obtenir. En effet il est en général nécessaire
de charger peu le bus afin de respecter les contraintes temporelles cependant si l’on est
capable de garantir que des temps de traversée sont faibles alors on peut charger plus le
bus et ainsi effectuer des économies.

6.3.1 Comparaison et analyse des bornes sur le temps de traversée de
deux configurations

Configuration 1

Cette première configuration a pour but de comparer et d’évaluer les différentes bornes
que l’on a calculées précédemment (Théorème 13 et Théorème 14). Pour cela un certain
nombre d’hypothèses vont être faites pour cette première configuration. Tout d’abord nous
considérerons que tous les messages sont synchrones. Ensuite nous négligerons les erreurs
et nous considérerons que le bus est parfait. Enfin nous ne modéliserons pas de messages
de synchronisation pour cette configuration et ferons l’hypothèse que la synchronisation
entre les nœuds, lorsqu’elle existe est établie indépendamment du bus CAN.

Maintenant que les hypothèses sont faites, il nous faut définir les caractéristiques de
cette configuration. Celle-ci est un réseau CAN avec un débit de 250kbit/s et constitué
de 10 nœuds. Les périodes des messages sont choisies uniformément dans l’ensemble
{20, 50, 100, 200, 500, 1000}ms et la taille des messages est comprise entre 1 et 8 octets. La
Figure 6.9 montre la distribution des tailles et périodes des messages de cette configuration.
Chaque cercle représente le nombre de flux partageant la même valeur de période et taille
des messages Par exemple il y a 4 flux ayant une période de 1000ms et une taille des mes-
sages de 6 octets. La charge totale sur le bus est de 35%, et il n’y a pas de différence entre
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Figure 6.9 – Distribution de la taille et de la période des messages de la configuration 1.

les nœuds, chacun d’entre eux génère une quantité similaire de trafic. Le choix des offsets
a été fait en utilisant l’algorithme SOPA disponible dans l’outil RTaW-Pegase de l’entre-
prise RTaW, dont les résultats ont servi de référence pour valider l’analyse développée
précédemment et le gain obtenu avec une synchronisation faible. L’algorithme SOPA a
été choisi car d’expérience il surpasse les quelques autres algorithmes de choix d’offsets
disponibles (voir [Grenier et al., 2008, Grenier et al., 2006]) et donc nous permet d’avoir
l’estimation du meilleur gain envisageable grâce à l’utilisation d’offset.

Dans le but d’évaluer le gain apporté par l’utilisation d’un bus faiblement synchronisé
nous comparons quatre situations. Le premier cas est celui où il existe une synchronisation
parfaite entre les horloges des différents nœuds. Chaque nœud possède la même horloge
commune.

Le deuxième cas est celui où il existe une synchronisation entre les horloges des
différents nœuds, mais cette synchronisation n’est pas parfaite. Il existe une phase bornée
entre les horloges des différents nœuds.

Le troisième cas est celui où il n’existe pas de synchronisation entre les nœuds, chaque
horloge est locale et indépendante des autres.

Le dernier cas est celui où les offset ne sont pas utilisés. Les flux sont périodiques (ou
sporadiques) mais les offsets sont tous inconnus.

Pour évaluer une borne sur le délai dans les différentes situations nous utilisons plu-
sieurs méthodes :

— Bus faiblement synchronisé ou phase bornée :
— Méthode 1 (M.1) : Utilisation du Théorème 14 équation (6.11), et calcul des

courbes d’arrivée (Théorème 15).
— Méthode 2 (M.2) : Utilisation du Théorème 14 équation (6.12), et calcul des

courbes d’arrivée (Théorème 15).
— Méthode 3 (M.3) : Utilisation des flux d’arrivée, Théorème 13.

— Horloges locales :
— Method 4 (M.4) : Utilisation de l’algorithme publié dans [Yomsi et al., 2012]

disponible dans RTaW-Pegase. Cet algorithme est exact à une trame prêt (sur-
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Figure 6.10 – Bornes sur le délai lorsque la phase est nulle.

estimation du facteur de blocage de la trame CAN) et il prend en compte un
offset local (sans considérer la phase entre les horloges).

— Horloge commune ou globale :

— Méthode 5 (M.5) : Du point de vue du réseau un unique nœud émetteur de
tous les flux où plusieurs nœuds parfaitement synchronisés produisent le même
flux sur le bus. Le même algorithme que précédemment est donc utilisé mais
en supposant un unique émetteur.

— Sans offset :

— Méthode 6 (M.6) : Calcul du temps exact de traversée présenté
dans [Davis et al., 2007], sans considérer d’offset.

— Méthode 7 (M.7) : Le calcul réseau sans offset est utilisé (α1..i−1 =
i−1∑
k=1

αk)

avec l’équation (6.11).

Maintenant que l’on a les différentes méthodes nous allons comparer les résultats que
l’on obtient pour différentes valeurs de phases entre les horloges.

Horloge commune (phases nulles) Commençons par la configuration d’un bus par-
faitement synchronisé (phases entre les horloges nulles) où tous les nœuds utilisent la même
horloge commune. La Figure 6.10 détaille le délai obtenu pour chaque message et pour
chaque méthode. Cette configuration permet d’évaluer dans quelle mesure les méthodes
développées pour les phases introduisent un pessimisme dans le calcul de la borne sur les
délais d’un message.

Tout d’abord on observe que lorsque la phase entre les horloges est nulle la méthode
(M.3) est aussi bonne que (M.5). Les résultats avec (M.1)(M.2) sont légèrement plus
grands qu’avec (M.5) mais restent proches : la différence est en moyenne inférieure à
0.5ms, ce qui représente le temps de transmission d’un message d’une taille de 8 octets à
250kbit/s.
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Table 6.1 – Bornes sur le délai lorsque les phases sont nulles.

Prioritées 2-16 17-31 32-46 47-61 2-61
Délai moyen (en ms)

Phases : M.1 1.47 1.49 1.82 1.94 1.68
Phases : M.2 1.04 1.05 1.40 1.54 1.25
Phases : M.3 0.97 0.98 0.94 0.91 0.95
Horloges locales : M.4 3.00 5.84 8.04 10.88 6.94
Horloges communes : M.5 0.97 0.98 0.94 0.91 0.95
Pas d’offsets : M.6.7 4.80 11.23 17.96 27.11 15.27

Délai maximum (en ms)
Phases : M.1 1.54 1.62 2.50 2.46 2.50
Phases : M.2 1.04 1.08 1.54 1.54 1.54
Phases : M.3 1.04 1.08 1.08 1.04 1.08
Horloges locales : M.4 4.26 6.64 10.04 12.28 12.28
Horloges communes : M.5 1.04 1.08 1.08 1.04 1.08
Pas d’offsets : M.6.7 7.84 14.46 23.66 30.30 30.30

Cette expérience met en évidence le gain apporté par l’utilisation d’une horloge com-
mune (méthodes M.1,2,3,5) en comparaison avec des horloges locales (M.4). Comme
attendu de résultats connus dans la littérature [Grenier et al., 2008] l’utilisation d’offsets
permet des délais bien moins importants comme on peut le voir avec les méthodes (M.6)
et (M.7). Sans offset, le délai maximum augmente de façon presque linéaire. La discon-
tinuité à 20ms peut simplement s’expliquer, il s’agit de la plus petite période d’émission,
ainsi à partir de ce point les messages peuvent être retardés par plus d’un message par
flux de priorité supérieure.

Enfin on remarque que la méthode du calcul réseau sans offset (M.7) donne les
mêmes résultats que l’analyse exacte de [Davis et al., 2007] (M.6). Dans la suite ces deux
méthodes ne seront plus distinguées et seront désignées par (M.6,7).

Phases bornées par au plus 1ms Dans l’expérience suivante, la configuration du
système reste la même, la seule différence est que nous supposons que maintenant nos
phases sont inconnues mais bornées par plus ou moins 1ms. Les résultats de cette configu-
ration sont présentés dans la Figure 6.11. Ce choix de phases a été fait car l’on a montré
précédemment (Section 6.1.2) que c’est un précision très simplement accessible. Dans cette
configuration, l’analyse de l’horloge commune (M.5) ne peut plus être utilisée.

Considérons d’abord (M.3) : pour les messages de haute priorité (0-35), c’est toujours
la méthode qui fournit les bornes minimales, cependant pour les flux de priorité inférieure,
cette méthode renvoie un résultat très variable. Parfois, c’est le meilleur que nous ayons,
mais parfois c’est même pire que lorsque les offsets ne sont pas utilisés (M.6,7).

Ensuite considérons (M.1) et (M.2) : cette imprécision de la valeur de la phase de plus
ou moins 1ms a augmenté le délai d’en moyenne de 0.5ms par rapport au cas précédent
avec une horloge globale. Il est important de noter que ces bornes sont toujours bien
inférieures à celles de (M.4), qui est la valeur exacte à considérer lorsque il n’y a pas de
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Figure 6.11 – Bornes sur le délai lorsque la phase est bornée par 1ms.

synchronisation entre nœuds.

Phases bornées par au plus 5ms Dans l’expérience suivante nous augmentons signi-
ficativement l’imprécision sur les phases jusqu’à 5ms (voir la Figure 6.12). Considérons
d’abord (M.3) : l’observation précédente est confirmée, pour les messages de priorité très
haute (0-12), c’est toujours la méthode qui fournit la borne la plus précise, mais pour les
trames de priorité inférieure, les limites calculées sont inutilisables.

Considérons ensuite (M.1) et (M.2) : par rapport aux bornes données par (M.4), le
calcul en considérant des phases bornées permet une réduction des bornes de près de 40
%, ce qui est très important pour de nombreuses applications temps réel distribuées.

Phases bornées par au plus 10ms Dans la dernière expérience utilisant cette confi-
guration, les phases sont maintenant bornées par plus ou moins 10ms (voir Figure 6.13).
Pour rappel, des phases limitées par plus ou moins 10ms impliquent une fenêtre de trans-
mission de longueur 20ms. La plus petite période d’émission de notre réseau est de 20 ms,
ce qui signifie que l’utilisation d’offsets n’a pas d’influence sur les flux avec la plus petite
période. Cette expérimentation n’est pas du tout représentative, mais permet de tester les
limites de notre modèle.

Il est confirmé que (M.3) ne devrait pas être utilisé pour des phases trop grandes,
même s’il donne toujours le meilleur résultat pour les 8 messages les plus prioritaires.

Cette expérience montre que même si (M.2) renvoie très souvent de meilleurs résultats
que (M.1), ce n’est pas toujours le cas. De plus, si ces méthodes donnent la plupart
du temps de meilleurs résultats que lorsque les horloges des différents nœuds ne sont
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Table 6.2 – Bornes sur le délai lorsque les phases ≤ 1ms.

Prioritées 2-16 17-31 32-46 47-61 2-61
Délai moyen (en ms)

Phases : M.1 1.47 1.85 2.38 3.09 2.20
Phases : M.2 1.04 1.45 1.76 2.46 1.68
Phases : min(M.3.M.7) 0.97 0.98 3.86 13.88 4.93
Local clocks : M.4 3.00 5.84 8.04 10.88 6.94
No offsets : M.6.7 4.80 11.23 17.96 27.11 15.28

Délai maximum (en ms)
Phases : M.1 1.54 2.12 2.88 3.72 3.72
Phases : M.2 1.04 1.58 1.96 2.88 2.88
Phases : min(M.3.M.7) 1.04 1.08 17.3 30.3 30.3
Local clocks : M.4 4.26 6.64 10.04 12.28 12.28
No offsets : M.6.7 7.84 14.46 23.66 30.30 30.30
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Figure 6.12 – Bornes sur le délai lorsque la phase est bornée par 5ms.



6.3. ÉVALUATION DU GAIN APPORTÉ PAR UNE SYNCHRONISATION FAIBLE75

Table 6.3 – Bornes sur le délai lorsque les phases ≤ 5ms.

Prioritées 2-16 17-31 32-46 47-61 2-61
Délai moyen (en ms)

Phases : M.1 1.77 3.17 4.91 7.02 4.22
Phases : M.2 1.39 2.82 4.57 6.48 3.82
Phases : min(M.3.M.7) 2.70 10.58 17.96 27.12 14.59
Local clocks : M.4 3.01 5.85 8.04 10.88 6.94
No offsets : M.6.7 4.80 11.23 17.96 27.12 15.28

Délai maximum (en ms)
Phases : M.1 2.38 3.80 6.40 8.00 8.00
Phases : M.2 1.88 3.26 5.68 7.66 7.66
Phases : min(M.3.M.7) 7.84 14.46 23.66 30.30 30.30
Local clocks : M.4 4.26 6.64 10.04 12.28 12.28
No offsets : M.6.7 7.84 14.46 23.66 30.30 30.30
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Figure 6.13 – Bornes sur le délai lorsque la phase est bornée par 10ms.
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Table 6.4 – Bornes sur le délai lorsque les phases ≤ 10ms.

Prioritées 2-16 17-31 32-46 47-61 2-61
Délai moyen (en ms)

Phases : M.1 1.96 4.53 7.65 11.34 6.37
Phases : M.2 1.65 4.14 7.55 11.09 6.11
Phases : min(M.3.M.7) 4.04 11.23 17.96 27.12 15.09
Local clocks : M.4 3.01 5.85 8.04 10.88 6.94
No offsets : M.6.7 4.80 11.23 17.96 27.12 15.28

Délai maximum (en ms)
Phases : M.1 3.38 5.44 9.82 13.36 13.36
Phases : M.2 2.88 4.60 9.62 12.86 12.86
Phases : min(M.3.M.7) 7.84 14.46 23.66 30.30 30.30
Local clocks : M.4 4.26 6.64 10.04 12.28 12.28
No offsets : M.6.7 7.84 14.46 23.66 30.30 30.30

pas synchronisées, il arrive (en particulier pour les flux de faible priorité) que les bornes
calculées en utilisant ces fonctions (M.2 et M.3) soient parfois plus grandes que celles de
(M.4).

Configuration 1 : Bilan Il a été largement démontré dans la littérature que les offsets,
en réduisant les contentions sur le bus, sont un moyen efficace de diminuer le pire temps
de traversée des messages dans les systèmes périodiques en temps réel. Dans les systèmes
distribués, on distingue deux approches principales d’utilisation d’offset : soit utiliser une
horloge commune, nécessitant un mécanisme de synchronisation très précis et coûteux soit
recourir à des horloges locales et donc sans l’exigence de synchronisation entre nœuds.

Dans ce chapitre un compromis a été proposé : des horloges locales faiblement synchro-
nisées. Trois méthodes pour calculer une borne garantie sur le temps de traversée ont été
proposées. La configuration 1 a permis de montrer qu’elles sont incomparables, i.e. il n’y
a pas une des méthodes qui surpasse toujours les deux autres, même s’il apparâıt que la
méthode (M.3) donne des résultats plus précis lorsque les phases sont faibles (±1ms dans
notre exemple), et que la méthode (M.2) donne elle les meilleurs résultats, en moyenne.
Pour la suite ces trois méthodes ne seront plus étudiées séparément, au contraire le résultat
qui sera retenu sera le minimum des trois bornes obtenues, i.e. nous savons que le temps
de traversée est inférieur à ces trois valeurs donc il est inférieur à leur minimum.

Cette première expérimentation a permis de mettre en évidence que l’utilisation d’un
bus faiblement synchronisé est très avantageux. En comparant l’utilisation d’un bus faible-
ment synchronisé à la solution d’horloge commune, il apparâıt qu’une phase d’au plus 1 ms
conduit à une augmentation des délais maximaux limitée, inférieure à 3 ms pour le réseau
à 250 kbit/s utilisé dans cette configuration. Si l’on compare maintenant le bus faiblement
synchronisé à la solution des horloges locales, cette expérience a montré qu’une phase d’au
plus 5ms fournit déjà un gain moyen d’environ 40%. Ce sont des résultats très prometteurs
car cela montre qu’un synchronisation peu coûteuse ne dégrade que légèrement le temps
de traversée par rapport à une synchronisation parfaite et qu’au contraire elle permet un
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Figure 6.14 – Distribution de la taille et de la période des messages de la configuration
2.

gain très important par rapport à une absence de synchronisation entre les nœuds.
Cette première configuration comportait cependant un certain nombre d’hypothèses

simplificatrices. Si ces premiers résultats sont prometteurs il reste encore beaucoup de
paramètres à évaluer, comme par exemple l’impact des flux asynchrones. C’est entre autre
ce qui sera fait dans la configuration 2.

Configuration 2

La première configuration a permis une comparaison des différentes méthodes qui ont
été développées pour modéliser le cas d’un bus faiblement synchronisé. Un certain nombre
d’hypothèses simplificatrices avaient été faites afin de simplifier la première interprétation
en limitant le nombre de paramètres à prendre en compte, comme par exemple considérer
que le bus n’était parcouru que par des flux synchrones, qu’il n’y avait pas d’erreurs
sur le bus ou enfin ne pas prendre en compte les messages de synchronisation. Pour
cette deuxième expérimentation l’étude porte sur une configuration réelle d’un bus CAN
présentée dans [Zeng et al., 2010] et le modèle tentera d’être le plus complet possible.

Cette configuration est composée de 6 nœuds identiques qui partagent le même
bus CAN. Il y a 69 flux dans le système. La Figure 6.14 présente la distribution des
différents flux. On remarque que cette configuration est beaucoup moins homogène que
celle présentée dans le cas précédent, il n’y a par exemple qu’un flux avec une période de
5ms alors qu’il y en a 31 avec une période de 100ms. La vitesse du lien est de 500kbit/s
ce qui donne une utilisation du bus de 60.25%, beaucoup plus que précédemment. Comme
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Figure 6.15 – Bornes sur le délai lorsque tous les flux sont synchrones (phase=1ms).

cela a été expliqué dans la Section 6.1.2 on considère que le mécanisme de synchronisa-
tion nécessaire dans le cas d’un bus faiblement synchronisé nécessite un flux prioritaire
supplémentaire. Dans cette expérimentation ce dernier sera pris en compte, lorsque l’on
donnera une borne sur le délai dans le cas d’un bus faiblement synchronisé un flux addi-
tionnel aura donc été pris en compte. De plus nous ne considérerons plus que le cas où la
phase est bornée par plus ou moins une milliseconde. Enfin pour être le plus proche possible
de la réalité le lien ne sera pas considéré comme parfait et les erreurs seront modélisées
comme décrit dans la Section 6.2.1 avec Nerreur = 2 et Terreur = 100ms (ces valeurs sont
pessimistes pour un bus CAN classique mais permettent de garantir nos bornes pour un
cas réel).

100 % de flux synchrones Dans un premier temps tous les flux seront supposés syn-
chrones. Les résultats sont présentés sur la Figure 6.15 ils représentent les délais dans trois
situations : dans le cas d’un synchronisation faible où la phase est bornée par plus ou moins
1ms, le cas où les horloges locales ne sont pas synchronisées et une dernière situation où les
offsets ne sont pas utilisés. Pour rappel les résultats de la synchronisation faible prennent
en compte un flux supplémentaire, utilisé pour maintenir cette synchronisation, considéré
comme ayant la plus haute priorité.

Les résultats révèlent un gain moyen d’environ 53% par rapport à un système n’utilisant
pas d’offset et un gain moyen d’environ 22% par rapport à un système avec des horloges
locales.
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Synchrone Asynchrone
1-17 50% 50%

Priorités 18-34 75% 25%
35-69 100% 0%

Part de la charge 60% 40%

Table 6.5 – Distribution des messages entre synchrone et asynchrone.
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Figure 6.16 – Bornes sur le délai lorsque 40% des flux sont asynchrones (phase=1ms).

Pour les trames de très haute priorité (1-15), ce gain est beaucoup plus faible en effet
maintenir la synchronisation nécessite d’ajouter un flux alors que ce flux n’est pas présent
dans les deux autres situations lorsqu’il n’y a pas de synchronisation. Cependant le gain
apporté par la synchronisation compense très rapidement le délai induit par l’ajout de ce
flux supplémentaire.

40 % de flux asynchrones Dans un second temps, une partie des flux sera supposée
asynchrone. Les flux asynchrones seront choisis de façon préférentielle parmi les flux ayant
la plus grande priorité afin de modéliser leur utilisation pour les alarmes. Ainsi il a été
décidé de considérer comme sporadiques 50% des flux ayant une priorité entre 1 à 17 et
25% de ceux ayant une priorité entre 18 à 34. Tout le reste du trafic reste périodique. La
distribution est résumée dans la Table 6.5.

Il est important de noter que dans cette configuration (décrite en détail
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dans [Zeng et al., 2010]) les flux les plus prioritaires sont aussi des flux avec la plus petite
période, c’est pourquoi dans ce système, plus de 40% de la charge totale ont été changés
en trafic asynchrones.

Les résultats sont présentés Figure 6.16. Pour les trames à priorité élevée (1-30), le gain
lié à l’utilisation d’offset est limité car une partie importante du trafic est asynchrone, de
plus, comme mentionné précédemment, il existe un flux supplémentaire pour maintenir la
synchronisation qui augmente le délai. Cependant pour les trames de faible priorité (40-
75) le gain dû au décalage reste très important, 45% par rapport à un système n’utilisant
pas d’offsets et 17% par rapport à un système sans synchronisation avec uniquement des
horloges locales.

Configuration 2 : Bilan Cette configuration a permis de montrer plusieurs résultats
intéressants. Tout d’abord les méthodes de modélisations proposées pour le cas d’un bus
faiblement synchronisé peuvent être utilisées dans un cas réel. Il est possible de prendre
en compte les flux asynchrones et les erreurs. De plus nous avons montré que si l’ajout
d’un flux prioritaire afin de maintenir la synchronisation entre les différentes horloges a un
effet négatif sur le délai, cependant ce dernier est largement compensé par le gain apporté
grâce à la synchronisation même faible qui en découle.

6.3.2 Évaluation du gain de l’utilisation du bus obtenue grâce à l’utili-
sation d’un bus faiblement synchronisé

Nous avons donc pu évaluer à l’aide de ces deux exemples que l’utilisation d’un bus
faiblement synchronisé permet de réduire très significativement le pire temps de traversée
du réseau. Dans un système temps réel chaque flux doit respecter ses contraintes tempo-
relles, il faut donc être capable de garantir que le délai maximum du flux est inférieur à sa
deadline. Cette contrainte empêche de charger trop le lien, cependant ne pas charger le lien
c’est risquer d’avoir un réseau sur-dimensionné,c’est-à-dire risquer un coût supplémentaire
non nécessaire. Nous avons vu précédemment que l’utilisation d’un bus faiblement syn-
chronisé permet de réduire le temps de traversée, il doit donc être possible d’augmenter
la charge maximale du lien. C’est ce que nous allons évaluer dans cette partie. Pour cela,
dans un premier temps nous définirons un paramètre pour évaluer la part du bus qui
est utilisable puis nous l’utiliserons pour estimer le gain sur l’utilisation du bus qu’il est
possible d’espérer en utilisant un bus faiblement synchronisé.

Définition du breakdown utilisation

Afin d’évaluer la part du bus qui peut être utilisée nous allons utiliser le critère
du breakdown utilisation. Le breakdown utilisation a déjà été utilisé dans la littérature
dans plusieurs articles comme par exemple [Davis and Navet, 2012, Davis et al., 2011,
Davis et al., 2013].

Le breakdown utilisation, pour une configuration donnée, correspond à la part maxi-
male d’utilisation du bus qu’il est possible d’atteindre tout en garantissant que toutes les
deadlines sont respectées. Expliquons cette notion à travers un exemple : soit un ensemble
de nœuds émettant 150 kilobits de données par seconde sur le bus ; si pour garantir que
toutes les deadlines sont respectées il faut un lien d’une vitesse minimale de 300kbit/s
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alors le breakdown utilisation pour cette configuration sera de 50%. Cette valeur de 50%
permet de dimensionner la vitesse du lien, il faut que la charge soit au plus de 50% donc
que la vitesse soit d’au moins 300kbit/s.

Nous avons donc un critère qui pour une configuration donnée, donne la part maximale
du bus qu’il est possible d’utiliser. Cependant d’une configuration à l’autre cette valeur
sera différente. En effet beaucoup de paramètres ont un impact sur les délais (la taille des
paquets, la période des flux, le nombre de flux, le nombre d’émetteurs, les offsets, etc...).
Or ce qui nous intéresse ici c’est de pouvoir comparer différentes approches (sans offset,
horloges locales et faible synchronisation), pour avoir une idée de la charge moyenne que
l’on peut espérer d’une configuration a-priori.

Pour cela, l’idée consiste à générer un nombre très important de configurations, dans
notre cas 5000. Pour chacune des configurations il faut ensuite calculer le breakdown utilisa-
tion pour chacune des situations que l’on considère, c’est-à-dire le cas où l’on ne considère
pas d’offset, le cas où les horloges sont locales et non synchronisées et le dernier cas ou le
bus est faiblement synchronisé. Pour chaque situation l’on obtient donc 5000 breakdown
utilisation. Il est possible de les représenter sous forme d’histogramme comme c’est le cas
sur la Figure 6.17a. On peut voir par exemple qu’il y a un peu plus de 500 flux qui ont un
breakdown utilisation compris entre 50 et 51%. Sur la Figure 6.17a il a été représenté en
vert tous les flux qui ont un breakdown utilisation supérieur à 50%. Comment interpréter
ce résultat ? Il faut comprendre que pour cet ensemble de flux, si la vitesse du lien est suf-
fisante pour que l’utilisation du bus soit d’au plus 50% alors on a la garantie que toutes les
contraintes temporelles seront respectées. A l’inverse pour les autres flux on ne peut plus
garantir que ces contraintes seront respectées. On peut voir sur ces histogrammes qu’avec
une charge de 38% les contraintes seront respectées pour tous nos flux et qu’en moyenne
on pourra espérer monter à une charge de 50%. Pour que le résultat soit plus lisible nous
avons décidé de représenter les histogrammes par leurs approximations continues (appelée
“kernel density estimation” dans python (scipy.stats.gaussian kde) comme c’est le cas
sur la Figure 6.17c, le résultat s’interprète ensuite de la même façon. Pour une question
de visibilité ces fonctions ne seront souvent tracées qu’entre 35% et 100%.

Pour résumer voici le protocole suivi dans la suite de cette section :

— 5000 configurations vont être générées de façon aléatoire.

— Pour chaque configuration le breakdown utilisation est calculé dans trois situations :
sans offsets, avec des horloges locales et enfin avec des horloges faiblement synchro-
nisées.

— Trois histogrammes sont ainsi obtenus, et leur comparaison permet d’évaluer le gain
sur l’utilisation du bus apporté par l’utilisation d’un bus faiblement synchronisé.

Chaque configuration est identique pour les trois situations, excepté pour le cas où l’on
considère les horloges faiblement synchronisées. Lorsque cette situation est considérée l’on
rajoute un flux de priorité maximale pour modéliser les messages de synchronisation.

Le breakdown utilisation est calculé en faisant diminuer de façon itérative la vitesse
du lien et en calculant des bornes sur le temps de traversée avec une méthode (comme
par exemple celle du Théorème 13). La dernière vitesse du lien où toutes les contraintes
temporelles sont respectées permet d’obtenir le breakdown utilisation pour la méthode
utilisée. Pour chacune des situations une ou plusieurs méthodes seront utilisées :
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(a) Histogramme de la distribution.

0 10 20 30 40 50 60 70 80 90 100
Breakdown Utilisation

0

50

100

150

200

250

300

350

400

450

500
Nu

m
be

r o
f c

on
fig

ur
at

io
n

(b) Breakdown utilisation supérieur à 50%.
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(c) Approximation de la distribution.

Figure 6.17 – Représentations d’une distribtion de breakdown utilisation.
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— Sans offset : Calcul du temps exact de traversée présenté dans [Davis et al., 2007].
Le résultat sera représenté en noir.

— Horloges locales : Le calcul a été fait à l’aide de l’algorithme publié dans
[Yomsi et al., 2012] et disponible dans RTaW-Pegase. Cet algorithme est exact à
une trame prêt (surestimation du facteur de blocage de la trame CAN). Il sera
représenté en vert.

— Horloges faiblement synchronisées : Nous avons utilisé le minimum des trois
méthodes présentées précédemment dans les Théorèmes 13 et 14. Ce résultat est lui
représenté en rouge. Sauf indication contraire nous considérons que la phase entre
les horloges est bornée par ±1ms.

Nous avons donc maintenant une méthode qui nous permet de comparer le gain apporté
par l’utilisation d’horloges faiblement synchronisées sur l’utilisation du bus. Cependant il
nous reste à définir comment générer les 5000 configurations qui nous serviront pour nos
expérimentations.

Modèle de nos 5000 configurations

Il nous faut maintenant définir comment générer nos 5000 configurations
représentatives d’un bus CAN “classique”. Malheureusement il n’existe pas de bus CAN
“classique”, c’est un bus très largement utilisé et il existe un nombre très important de
configurations différentes : seulement composé de flux asynchrones, présence d’un gateway
générant une part importante du trafic... Puisqu’il n’existe pas de configurations type,
notre choix, inspiré de [Davis and Navet, 2012, Zeng et al., 2010], a été le suivant :

— 16 nœuds connectés via un bus CAN, échangent des messages périodiques asyn-
chrones (sauf lorsque l’inverse est précisé).

— Chaque priorité est assignée de façon aléatoire en suivant une distribution uniforme.
— La période des flux est choisie de façon uniforme dans l’ensemble
{20, 25, 40, 50, 100, 200}ms.

— La taille maximale des données est de 8 octets.
— La charge à 500kbit/s est de 50%, ce qui représente entre 35 et 55 flux selon les

configurations.
— Le choix des offsets a été fait en utilisant l’algorithme SOPA disponible dans l’outil

RTaW-Pegase.
— La contrainte temporelle de chaque flux est définie comme sa période (sauf indication

contraire), ce choix est désigné par implicit deadlines.
— Chaque flux a une source choisie aléatoirement de façon uniforme parmi les 16 nœuds

(sauf indication contraire).
Comme cela est indiqué la génération est légèrement différente dans certaines

expérimentations, si c’est le cas le nouveau modèle sera alors détaillé. Sans indica-
tion contraire les 5000 configurations ont été générées en suivant les règles énoncées
précédemment.

Maintenant que nous avons expliqué comment sont générées les 5000 configurations
il est possible de passer aux expérimentations. Chacune d’entre elle s’intéressera a un
problème en particulier comme l’impact des erreurs par exemple.
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Expérimentation 1 : deadline-monotonic

Pour cette première expérimentation il va falloir revenir sur un point que l’on a peu
évoqué jusque là : le choix des priorités.

Dans le cas préemptif, il a d’abord été montré [Liu and Layland, 1973] que, dans le
cas où les deadlines sont égales aux périodes, l’algorithme rate−monotonic, qui attribue
la priorité la plus forte à la tâche qui possède la plus petite période, est optimal parmi
toutes les choix possibles. Pour le cas plus général où les délais sont égaux ou inférieurs
aux périodes, cet algorithme peut être adapté en deadline-monotonic et il reste optimal,
voir [Leung and Whitehead, 1982]. Cependant, dans le cas général où il n’y a pas de rela-
tion entre les périodes et les délais, ces algorithmes ne sont plus optimaux, une procédure
optimale d’affectation de priorité a été fournie dans [Buttle, 2012], connue sous le nom
d’algorithme Audsley.

Contrairement au cas préemptif, dans le cas non-préemptif même lorsque les deadlines
sont inférieures ou égales aux périodes, l’algorithme deadline-monotonic n’est plus optimal.
Il a d’abord été supposé que si la taille de la trame de priorité la plus élevée est inférieure
ou égale à la taille de la trame de priorité inférieure, alors l’algorithme deadline-monotonic
était optimal [George et al., 1996]. Cependant, ce théorème s’est avéré incorrect comme le
montre le contre exemple présenté dans [Davis and Burns, 2009]. L’attribution prioritaire
d’Audsley présentée dans [Buttle, 2012] reste optimale dans le cas général.

Même si comme nous venons de l’expliquer l’algorithme deadline-monotonic n’est pas
optimal il reste tout de même très performant et il est de loin le plus simple à mettre en
place. Dans cette première expérience il a été fait le choix de l’utiliser en supposant tout
d’abord que l’on est dans le cas d’implicit deadlines, c’est-à-dire que les deadlines sont
choisies égales aux périodes. Dans cette expérimentation seule la situation sans offset a été
envisagée. Le résultat est présenté sur la Figure 6.18 par la courbe noire continue. Pour
5000 configurations le breakdown utilisation est toujours supérieur à 85% et sa valeur
moyenne est de 95%. Cela confirme bien que l’algorithme deadline-monotonic est très
performant et permet de charger énormément le bus. On comprend bien que si l’on a la
possibilité de l’utiliser, l’utilisation d’offset ne sera pas forcément utile.

Dans un second temps, nous avons donc décidé de nous intéresser à une situation où
les contraintes sont plus importantes : au lieu de supposer que les deadlines des flux sont
égales à leurs périodes, nous avons considéré qu’elles étaient égales à la moitié de leurs
périodes. Nous avons alors étudié les trois situations. Tout d’abord lorsque l’on n’utilise
pas d’offset (ligne noire pointillée de la Figure 6.18) l’utilisation de l’algorithme deadline-
monotonic permet d’atteindre une charge moyenne de 73%. L’utilisation d’horloges locales
augmente légèrement cette valeur jusqu’à 75%. Enfin dans le cas d’une faible synchroni-
sation l’utilisation maximale du bus est proche de 100%, entre 85% et 97%.

Ces expérimentations confirment tout d’abord l’intérêt d’utiliser l’algorithme deadline-
monotonic. De plus elles montrent que l’usage d’offsets peut être fait en combinaison avec le
choix des priorités pour augmenter encore plus l’utilisation du bus. Cependant en pratique
l’algorithme deadline-monotonic ne peut pas toujours être utilisé. En effet dans le bus CAN
la priorité sert aussi d’identifiant pour un flux. Or certains identifiants sont fixés que ce
soit pour une question de réutilisation du matériel (lorsque le matériel est utilisé sur un
nouveau système on conserve les identifiants des flux) ou pour une question de fonction
d’une tâche (tous les flux liés à une même fonction auront des identifiants similaires,
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Figure 6.18 – Breakdown utilisation dans le cas deadline-monotonic.

voir par exemple les labels dans [ARINC 825, 2011]). Dans tous les cas en pratique il est
souvent impossible de choisir librement la priorité de chaque flux, c’est pour cela que dans
la suite nous supposerons que le choix des priorités est fait de façon aléatoire.

Expérimentation 2 : précision de la synchronisation.

Cette deuxième expérience ainsi que les suivantes considérera les priorités assignées
aléatoirement (pour modéliser des choix de conception inconnus). Cette expérimentation
a pour objectif d’évaluer l’impact de la précision de la synchronisation sur l’utilisation de
bus.

Le gain dû à un bus faiblement synchronisé dépend directement de la borne sur la phase
entre les horloges. Plus la synchronisation est de mauvaise qualité (borne importante),
plus le gain est faible. La borne sur la phase entre les horloges dépend du mécanisme de
synchronisation choisi. Notre méthode ne suppose pas un mécanisme de synchronisation
spécifique, nous considérons seulement qu’il faut au plus envoyer une trame à chaque hyper-
période (dans ce cas 200ms). Nous avons montré précédemment qu’avec un mécanisme
de synchronisation simple, une précision d’environ 1 ms peut être obtenue. Mais l’on
peut sans problème imaginer une synchronisation meilleure ou au contraire moins bonne.
C’est pourquoi, nous allons comparer le breakdown utilisation de plusieurs solutions : pas
d’utilisation d’offsets, utilisation d’horloges locales et l’utilisation d’horloges faiblement
synchronisées avec des précisions de 0.5ms, 1ms et 2ms. Les résultats sont présentés à la
Figure 6.19.

Tout d’abord, considérons la situation où les offsets ne sont pas utilisés. Nous allons
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Figure 6.19 – Breakdown utilisation pour une phase bornée par 0.5ms, 1ms et 2ms.

commencer par comparer ces résultats avec ceux obtenus lorsque l’algorithme deadline-
monotonic était utilisé. La charge maximale est beaucoup plus faible, entre 40% et 65%,
avec une valeur moyenne d’environ 50%, ce qui est presque deux fois moins qu’auparavant.
Une fois de plus, il confirme le résultat classique que la charge d’un bus CAN doit être
inférieure à 35%, pour s’assurer que toutes les deadlines sont respectées [Buttle, 2012,
Davis et al., 2013] (la charge de 35% prend en compte les erreurs ce n’est pas le cas ici).

Nous allons maintenant, considérer le cas des horloges locales. La charge maximale
est plus grande que dans le cas sans offsets, entre 55% et 70%, avec une valeur moyenne
d’environ 58%. Cela signifie que l’utilisation d’offsets avec des horloges locales permet
d’augmenter le nombre de messages envoyés sur le réseau de plus de 20%.

Troisièmement, considérons la situation des phases bornées. Avec une borne sur les
phases entre les nœuds de 1ms, la charge maximale du bus est beaucoup plus grande,
entre 75% et 95%, avec une valeur moyenne de 83%. Ce gain est très important. Cela
signifie par exemple qu’il est possible de garantir toutes les deadlines même avec 50% de
messages supplémentaires comparé au cas avec les horloges locales.

Comme la précision de la synchronisation dans le cas des phases bornées est primor-
diale, d’autres calculs ont été faits avec une précision de 0.5ms et 2ms (voir Figure 6.19).
Comme attendu plus la synchronisation est faible (c’est-à-dire plus grande), plus le gain
est faible. Cependant, même avec une synchronisation de 2 ms, les gains restent impor-
tants (environ 15% de gain par rapport aux horloges locales). De plus quelle que soit la
configuration, la charge atteignable en utilisant une synchronisation faible est toujours
supérieure à la charge atteignable sans offset.
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Figure 6.20 – Breakdown utilisation avec une passerelle émettant 30% ou 60% du trafic.

Expérimentation 3 : Passerelle.

Dans cette troisième expérimentation, nous allons essayer de déterminer l’impact que
peut avoir une répartition non homogène des sources des messages. Cette situation est par
exemple celle où l’un des nœuds est une passerelle qui envoie une part très importante du
trafic sur le réseau. Par la suite nous désignerons le nœud qui émet la majorité du trafic par
“passerelle” (gateway). Jusqu’à maintenant chacun des 16 nœuds émettait autant de trafic
soit un peu plus de 6% pour chacun en moyenne. Nous allons comparer cette situation
de référence à deux autres, dans le première la passerelle émet 30% du trafic et dans la
seconde elle émet 60% de l’ensemble du trafic. Les résultats sont présentés Figure 6.20.

Tout d’abord il est normal que dans le cas où les offsets ne sont pas utilisés il n’y ait
pas de différence. En effet il peut aussi bien y avoir des contentions intra-nœuds qu’inter-
nœuds.

Dans le cas des horloges locales, plus la passerelle émet de trafic plus la part maximale
augmente (de 58% à 61% dans le cas d’une passerelle à 30% et de 67% dans le cas d’une
passerelle à 60%). Ce résultat est logique, les offsets dans le cas d’horloges locales ont deux
effets, diminuer voire empêcher les contentions intra-nœuds et réduire les contentions inter-
nœuds en lissant le trafic. En passant la majorité du trafic sur un même nœud on diminue
donc le nombre de contentions.

Enfin lorsque l’on regarde le cas des phases bornées, on voit que la répartition du trafic
a peu voire aucun impact sur l’utilisation maximale du bus. Encore une fois ce résultat est
prévisible. Dans le cas d’une synchronisation faible les contentions inter-nœuds étaient déjà
majoritairement évitées, c’est d’ailleurs ce qui explique le gain par rapport aux horloges



88 CHAPITRE 6. SYNCHRONISATION FAIBLE : BUS CAN

40 50 60 70 80 90 100
Breakdown Utilisation

0

200

400

600

800

1000

Nu
m

be
r o

f c
on

fig
ur

at
io

n

Bounded Phases 1ms, no sporadic
Local clocks, no sporadic
Bounded Phases 1ms, 20% sporadic
Local clocks, 20% sporadic
No offsets

Figure 6.21 – Breakdown utilisation : pas d’erreur, 20% d’asynchrone.

locales. Passer tous le flux sur le même émetteur n’a donc que peu d’impact.

Expérimentation 4 : configuration réaliste, erreurs + asynchrones.

Dans cette dernière expérimentation, nous allons essayer de nous rapprocher autant
que possible d’une configuration réelle. Pour cela, deux modifications sont nécessaires.
Premièrement considérer qu’une partie des flux est asynchrone/sporadique. Deuxièmement
supposer que le bus n’est pas parfait et que des erreurs se produisent.

Pour prendre en compte l’existence de flux asynchrones, 20% des flux des configurations
précédentes sont modifiés pour devenir sporadiques au lieu de périodiques. Pour les erreurs
nous utilisons le modèle de la Section 6.2.1 avec Nerreur = 2 et Terreur = 100ms. Ce qui
nous emmène à trois expériences, une avec 20% de flux asynchrones mais pas d’erreurs,
une avec des erreurs mais pas de flux asynchrone et la dernière qui contient à la fois des
messages asynchrones et des erreurs. Les résultats sont présentés Figures 6.21, 6.22 et 6.23.

Nous allons commencer par interpréter les résultats dans le cas où il n’y a pas d’erreurs
mais 20% du trafic asynchrone, ce cas est présenté dans la Figure 6.21. Tout d’abord un
message asynchrone est un message sans offset. On peut voir le cas sans offset comme
100% d’asynchrone. Cela a un impact faible (1.5%) sur le breakdown utilisation dans le
cas des horloges locales et un impact plus important (10%) dans le cas d’un bus faiblement
synchronisé. L’impact est plus important dans le cas du bus faiblement synchronisé car
c’est dans cette situation que les offsets étaient le plus bénéfiques, c’est les offsets qui
étaient à l’origine du gain. Il est donc normal qu’en les supprimant (passer les flux de
synchrones avec offsets à asynchrones) on perde ce gain, et prévisible que plus le gain est
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Figure 6.22 – Breakdown utilisation : des erreurs, pas d’asynchrone.
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Figure 6.23 – Breakdown utilisation : des erreurs, 20% d’asynchrone.
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important, plus la perte le sera. Cependant malgré 20% de trafic asynchrone, l’utilisation
d’un bus faiblement synchronisé reste de loin la meilleure solution.

Nous allons maintenant interpréter les résultats dans le cas où il y a des erreurs mais
que tout le trafic est synchrone : ce cas est présenté dans la Figure 6.22. Prendre en compte
les erreurs implique de considérer le cas ou l’on devrait ré-émettre un message ce qui bien
sûr augmente son délai maximum. Pour respecter les contraintes temporelles il est donc
nécessaire de moins charger le bus. C’est bien ce résultat que l’on retrouve, et prendre en
compte les erreurs a globalement le même effet quelle que soit la situation (sans offset,
horloges locales, synchronisation faible).

Enfin le cas réel, avec erreur et flux sporadique est présenté Figure 6.23. On retrouve
globalement les mêmes résultats que précédemment, le breakdown utilisation a diminué
mais la conclusion reste la même : l’utilisation d’horloges faiblement synchronisées reste
très avantageux d’un point de vue de l’utilisation de la bande passante.

6.4 Conclusion

Dans ce chapitre nous avons tout d’abord proposé et défini une nouvelle façon d’uti-
liser les offsets avec un bus faiblement synchronisé. Il avait déjà été montré que l’utili-
sation d’offset réduisait fortement les délais de traversée du bus en réduisant le nombre
de contentions. Cependant jusqu’à présent seules deux solutions étaient proposées. La
première consistait à synchroniser parfaitement (ou en tout cas avec une précision très
importante) tous les nœuds du système. Tous les nœuds utilisant alors la même horloge
il est possible d’établir un ordonnancement des dates d’émission des messages, les offsets,
et ainsi d’éviter les contentions. Cette première solution permettait de minimiser le délai
de traversée mais en contre partie était très coûteuse. Établir une telle synchronisation a
un coût non seulement d’un point de vue logiciel mais aussi matériel. La deuxième solu-
tion consiste à ne pas synchroniser les nœuds, chaque nœud possède donc uniquement sa
propre horloge et l’ordonnancement des dates d’émission reste local. Cela permet tout de
même d’éviter les contentions intra-nœuds et de lisser le trafic ce qui diminue le temps
de traversée des messages, mais de façon moins efficace qu’avec une horloge commune.
L’idée d’un système faiblement synchronisé était d’obtenir un compromis entre ces deux
solutions. Un délai réduit en évitant au maximum les contentions mais sans avoir un coût
de synchronisation trop important.

Afin d’évaluer l’intérêt que peut avoir l’utilisation d’un système faiblement synchronisé
sur le pire temps de traversée d’un message il est nécessaire d’être capable de borner le délai
dans une telle situation. Or il n’existait pas jusqu’à présent de modèle capable de prendre
en compte de façon satisfaisante cette synchronisation faible. Nous avons donc développé,
à l’aide du calcul réseau, un modèle d’un bus faiblement synchronisé. Ce modèle permet
non seulement de modéliser un bus parcouru uniquement par des flux synchrones mais
aussi des flux asynchrones. De plus nous avons montré comment ce modèle permettait
de prendre en compte les possibles erreurs sur le bus ainsi que les messages liés à la
synchronisation entre les horloges.

Il restait en suite à évaluer le gain apporté par l’utilisation d’un bus faiblement synchro-
nisé. C’est ce qui a été fait, tout d’abord à travers une comparaison sur les délais garantis
en fonction de la solution retenue : soit sans utiliser d’offset soit avec des horloges locales
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soit avec un système dont la phase entre les horloges est bornée. Ces expériences ont révélé
qu’une synchronisation faible permettait une diminution très significative des délais (jus-
qu’à 40%) et que même lorsque l’on considérait une partie des flux comme asynchrones les
gains sur les délais restaient importants. Par la suite, nous avons cherché à évaluer le gain
sur l’utilisation maximale du bus qu’apportait cette diminution du délai maximum. Pour
cela 5000 configurations ont été générées, et différentes situations ont été envisagées. Ces
expérimentations ont permis de montrer beaucoup de résultats intéressants. Tout d’abord
le fait que l’on puisse utiliser les offsets en combinaison avec un algorithme de choix de
priorité, il est alors possible d’atteindre 95% de charge lorsque les deadlines valent la
moitié des périodes pour chaque flux. Ensuite grâce à l’expérience nous avons pu voir que
la répartition de la charge émise entre les nœuds n’impactait que très légèrement les délais
lorsque le bus est faiblement synchronisé, la présence d’une passerelle qui émet la majorité
du trafic ne modifie pas le pire temps de traversée du réseau. Enfin dans un cas réel avec
des erreurs et des flux sporadiques, la synchronisation faible permet d’utiliser en moyenne
près de 70% du lien alors que sans utiliser d’offsets on n’atteindra même pas les 50%.
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Chapitre 7

Étude des interactions entre flux
Rate-Constrained et
Time-Triggered dans TTEthernet

7.1 La synchronisation dans TTEthernet

Les réseaux en bus, comme le bus CAN étudié dans le Chapitre 6 par exemple, sont
limités à la fois en nombre maximum de nœuds, en débit maximum et en nombre de
messages échangés. Afin de pallier ces limitations, le domaine avionique s’est tourné vers
une solution de réseau commuté utilisant la technologie Ethernet : l’AFDX (Avionics Full
DupleX Switched Ethernet). Cette nouvelle solution a très bien rempli ce rôle. L’AFDX
est une technologie Ethernet sans mécanisme temps réel, mais où la garantie de temps
de réponse vient des restrictions sur le trafic d’entrée et de la méthode d’analyse. Par la
suite, une solution proposée a été d’ajouter la possibilité d’utiliser un trafic dirigé par le
temps (Time-Triggered) ce qui a donné TTEthernet.

Dans ce chapitre nous allons étudier les interactions qui existent entre les flux syn-
chrones et les flux asynchrones dans TTEthernet.

7.1.1 Différents niveaux de priorité et rôle de la synchronisation

Pour rappel dans TTEthernet les End-Systems échangent des messages au travers
de virtual links. Un virtual link définit une connexion unidirectionnelle d’un End-System
émetteur à un ou plusieurs End-Systems récepteurs : communication Uni- ou Multicast.
Chaque virtual link a une bande passante réservée, exprimée à travers : une taille maximum
des paquets, (Maximum Frame Size- MFS), et une durée minimale entres deux trames
(Bandwidth Allocation Gap -BAG). Dans TTEthernet il y a trois niveaux de priorité, cha-
cun correspondant à une classe de trafic particulière : Time-Triggered, Rate-Constrained,
et Best-Effort.

— Time-Triggered TT : les messages sont envoyés en fonction du temps en suivant un
ordonnancement prédéfini. C’est le trafic le plus prioritaire. L’idée derrière ce trafic
est de lui allouer des dates où les messages seront envoyés et d’empêcher les trafics
moins prioritaires de retarder son émission.

93
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— Rate-Constrained RC : les messages sont envoyés en fonction d’un événement, mais
respectent la durée minimale entre deux trames du même flux. Ce trafic est moins
prioritaire que le trafic TT.

— Best-Effort BE : les messages correspondent au trafic standard d’une communication
Ethernet. Il n’y a aucune garantie sur la transmission des messages. Le trafic best-
effort utilise la bande passante restante du réseau et a une priorité inférieure aux
deux autres types de trafic.

Si dans le cas du bus CAN les offsets jouaient surtout un rôle global, en limitant
les contentions, dans le cas de TTEthernet un VL Time-Triggered est plus prioritaire
et l’ordonnancement est à l’origine de ses garanties temporelles à condition de ne pas
attendre à l’émission, ce qui suppose que la partie réseau et la partie applications sont
synchronisées entre elles. Dans cette étude nous nous concentrons sur la partie réseau
mais il est important de garder à l’esprit que l’utilisation d’offset peut ajouter un délai
supplémentaire entre la partie applications et la partie réseau. En effet, en supposant que
l’ordonnancement est fait correctement, il n’y a alors aucune contention entre les flux TT,
de plus le niveau de priorité plus élevé des flux TT par rapport au flux RC permet de
garantir les temps d’attente au niveau des commutateurs (ce point sera détaillé dans la
section suivante) et ils ont donc de bien meilleures caractéristiques temps réels. Cependant
cela a bien évidement un coût, le fait d’ajouter ce nouveau niveau de trafic implique de
devoir “dégrader” le service offert au flux Rate-Constrained. Une question est alors d’être
capable de borner le temps de traversée des flux Rate-Constrained et pour cela il faut
évaluer l’impact de leurs interactions avec les flux Time-Triggered.

Avant cela nous allons détailler les politiques d’intégration qui existent dans TTEther-
net.

7.1.2 Différentes politiques d’intégration

Nous avons déjà évoqué le fait dans le Chapitre 6 que lorsque des messages asynchrones
sont émis il peut se produire un phénomène de contentions. C’est-à-dire que deux messages
cherchent à être émis en même temps. Dans ce cas il est nécessaire d’avoir une politique
de choix pour déterminer quel message sera émis. Il y a ensuite plusieurs possibilités, soit
les deux messages ont la même priorité, la politique suivie dans TTEthernet est alors
celle du FIFO, soit l’un des deux messages est plus prioritaire. En particulier le cas qui
nous intéresse est celui où un message prioritaire tente d’être émis alors qu’un message
moins prioritaire est déjà en cours d’émission. Il y a alors dans TTEthernet trois politiques
d’intégration [Steiner et al., 2009] : le “Shuffling”, la “Préemption” et le “Timely Block”.
Ces politiques sont visibles sur la Figure 7.1 dans le cas d’un message RC et d’un message
TT et vont être détaillées ci-dessous.

Le Shuffling L’envoi du message de faible priorité ayant commencé on le termine et c’est
seulement après que le message le plus prioritaire sera transmis. C’est une méthode non-
préemptive. Cette méthode est simple à mettre en place et du point de vue d’utilisation
de la bande passante c’est la plus intéressante puisqu’il n’y a pas d’instant où le lien est
inactif. Mais si le message prioritaire est de type TT alors elle implique de lui rajouter un
délai supplémentaire, le réseau offrira donc de moins bonnes caractéristiques temps réels.
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Figure 7.1 – Les politiques d’intégration proposées dans TTEthernet.

Dans TTEthernet, c’est toujours la politique de shuffling qui s’applique lorsque la
trame prioritaire n’est pas de classe TT (par exemple en cas de contention RC/BE). Les
deux politiques suivantes ne concernent donc que des contentions avec des trames TT.

La Préemption Lorsque le message prioritaire (TT) devient disponible, on interrompt
l’émission du message de faible priorité qui sera renvoyé entièrement une fois que le message
prioritaire aura été transmis. Cette méthode reste simple à mettre en place et contraire-
ment à précédemment, la trame TT est envoyée comme cela avait été prévu initialement.
Par contre, on perd de la bande passante et il faudra distinguer le début de la trame
préemptée d’un réel message. Cette solution n’a été implémentée que dans les premières
versions, versions académiques, de TTEthernet [Steiner et al., 2009].

Le Timely Block Le Timely Block est basé sur l’idée que l’on sait a priori quand
sera envoyée une trame TT, il est donc possible d’empêcher l’émission d’une trame RC
si celle ci gêne autrement l’envoi du message TT. On désigne par guard band cette durée
durant laquelle l’émission est empêchée. Cette méthode est plus compliquée à mettre en
place, mais la trame TT sera envoyée comme cela avait été prévu initialement. On perd
toujours de la bande passante puisqu’on arrête d’émettre pendant un moment, il y a donc
un moment où le lien est inactif.

De plus il existe un type de trafic spécifique utilisé pour établir et maintenir la synchro-
nisation. Les messages de ce type de trafic sont désignés comme PCF (Protocol Control
Frames). Ils ont une petite taille (64 octets) et appartiennent à une catégorie particulière de
flux RC qui a la priorité la plus élevée. La politique utilisée pour ces flux en particulier, est
toujours le shuffling. Ainsi lorsque l’ordonnancement des trames TT est construit il prend
toujours en compte au minimum un possible décalage dû aux PCF et potentiellement un
décalage supplémentaire en cas de shuffling.

Maintenant que nous avons présenté les différentes politiques d’intégration disponibles
dans TTEthernet nous allons voir comment les prendre en compte pour borner le temps
de traversée des messages RC.
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Figure 7.2 – Exemple d’un flux RC.

7.2 Modélisation des flux Rate-Constrained à l’aide du cal-
cul réseau

Tout comme dans le chapitre précédent nous allons maintenant chercher à borner le
délai d’un message de classe RC. La politique d’ordonnancement entre flux RC étant FIFO
c’est le Théorème 6 vu au Chapitre 4 qui s’applique.

Propriété 4. Soit S un serveur FIFO. Soit {ARC,1, ..., ARC,n} n flux RC dont les courbes
d’arrivée sont connus αRC,i. Si S offre un service résiduel simple βRC à l’ensemble de flux
RC alors le délai du flux j (dRC,j) est borné par :

dRC,j = hDev(
n∑
i=1

αRC,i, βRC) (7.1)

Il nous faut donc estimer les courbes d’arrivée des flux RC mais aussi déterminer le
service résiduel simple que leur offre le serveur.

7.2.1 Calcul des courbes d’arrivée des flux RC

Un flux RC étant asynchrone et de taille de paquet variable son flux d’arrivée n’est pas
connu. Chaque flux RC est cependant associé à une taille maximale de paquets (MFS) et
à une distance minimale entre l’émission de deux trames successives (BAG). De plus la
norme définit la gigue maximum en sortie de End System Jmax pouvant affecter le BAG
comme :  Jmax ≤ 40µs+

∑
j∈{set of VLs}

((20+Lmaxj )∗8)

net bandwidth
Jmax ≤ 500µs

Les différentes caractéristiques d’un flux RC ont été représentées sur la Figure 7.2.
Il est alors possible de définir la courbe d’arrivée d’un flux RC comme :

αRC(t) = MFS

⌈
t+ Jmax
BAG

⌉
(7.2)

Démonstration. La courbe cumulative d’un flux RC ARC à un instant t vaut :

ARC(t) =
∑
k

hk l1{>Ok+Jk}(t)

Où hk représente la taille du k-ième paquet, Ok sa date d’émission si sa gigue était nulle
et Jk sa gigue. Ces trois informations sont inconnues mais peuvent être bornées :

Ok+n −Ok ≥ nBAG hk ≤MFS 0 ≤ Jk ≤ Jmax
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De plus, il existe une date d’émission Oj + Jj ≥ t telle que ARC(t) = ARC(Oj + Jj).
Il est donc possible d’en déduire :

ARC(t+ d)−ARC(t) = ARC(t+ d)−ARC(Oj + Jj)
≤ ARC(Oj + Jj + d)−ARC(Oj + Jj)
≤
∑
k≥j

hk l1{>Ok+Jk−Oj−Jj}(d)

≤
∑
k≥j

MFS l1{>Ok−Oj−Jj}(d)

≤
∑
k≥j

MFS l1{>(k−j)BAG−Jmax}(d)

≤MFS

⌈
t+ Jmax
BAG

⌉

Maintenant que l’on a calculé la courbe d’arrivée d’un flux RC il nous faut calculer le
service résiduel offert à l’ensemble des flux RC.

7.2.2 Calcul du service résiduel offert à l’ensemble des flux RC

Pour pouvoir calculer le service résiduel offert à l’ensemble des flux RC il faut déjà
savoir quels sont les autres flux qui partagent le serveur. Il y a tout d’abord les flux TT,
plus prioritaires, comme on l’a vu précédemment plusieurs politiques d’intégration existent
et leur impact sera donc variable. Il y a aussi les flux BE moins prioritaires, c’est alors le
shuffling qui est la politique d’intégration appliquée. Enfin il y a les flux de synchronisation,
avec l’émission de PCF, un flux prioritaire qui lui aussi utilise le shuffling.

En utilisant des résultats classiques du calcul réseau, nous allons décomposer βRC .
Tout d’abord nous allons considérer l’impact des trames BE et des PCF. Il s’agit de static
priority non préeemptive, le Théorème 8 nous apprend que l’on peut définir βTT+RC le
service résiduel offert au flux TT et au flux RC comme :

βTT+RC = [β − αPCF − Lmax
BE ]+↑ (7.3)

Où Lmax
BE est la longueur maximale d’une trame BE et αPCF est la courbe d’arrivée des

PCF. Les PCF sont des trames dédiées à la synchronisation d’horloge dans TTEthernet.
Tous les paquets utilisés pour la synchronisation sont des PCF qui font exactement 64 oc-
tets et sont envoyés de façon périodique. Il est donc parfaitement possible de calculer leur
courbe d’arrivée comme cela a été fait précédemment pour tous les autres messages de
classe RC.

Il nous faut maintenant prendre en compte l’impact des flux TT. Pour cela nous allons
considérer le cas général décrit par la Figure 7.3.

Dans le cas général nous allons supposer un système avec une hyper-période P , composé
de N dates d’émission TT par hyper-période. Chacune de ces dates est définie par un
offset oi et une taille constante Li. De plus l’émission d’un paquet TTi peut être précédée
par Hi (header) et suivie par Ti (trailer) de tailles variables mais bornées par Lmax

Hi
and

Lmax
Ti

. Le trailer ne sera pas utile pour modéliser TTEthernet mais pourrait avoir une



98CHAPITRE 7. INTERACTIONS ENTRE FLUX TT ET RC DANS TTETHERNET

H̄

R̄

H

Lmax
H

LH

R

TT
o

L

T

LT

T̄

R̄

Lmax
T

Rmax

Figure 7.3 – Représentation de l’impact d’un flux TT.

utilité sur des technologies différentes comme TSN par exemple. On cherche ici un résultat
général que l’on pourra potentiellement appliquer à plusieurs systèmes et pas uniquement
à TTEthernet.

Le header et le trailer peuvent avoir plusieurs origines. Dans le cas de TTEthernet si
l’on considère H cela désigne par exemple la première partie d’un paquet RC lors d’une
préemption (Figure 7.1b). Ce paquet ne sera pas pris en compte puisque l’on réémet
entièrement le paquet RC et il ne peut apparâıtre que devant un paquet TT puisque c’est
ce dernier qui en est la cause directe. La taille de ce “paquet perdu” devant une trame TT
ne peut pas être connue a priori. Cependant on en connâıt une borne supérieure : la taille
maximale d’un paquet RC. L’header H peut aussi désigner une guard band, c’est-à-dire
une fenêtre où on empêche l’émission d’une trame RC si celle ci gêne autrement l’envoi du
message TT. Il est possible de considérer non pas que l’on arrête d’émettre à cet instant
mais qu’on émet un paquet prioritaire fictif qui empêche le message RC d’être émis. Ce
paquet fictif a une taille inconnue mais bornée par la taille maximale d’un paquet RC. En
ce qui concerne le trailer T il n’a pas d’équivalent pour TTEthernet. Il pourrait être utilisé
en cas de préemption avec reprise de l’émission pour signaler que le prochain message que
l’on va envoyer est la suite d’un message qui a été préempté. C’est par exemple le cas
dans TSN. On cherche ici à avoir un modèle général qui ne s’applique pas uniquement à
TTEthernet, d’où la prise en compte du trailer.

La première étape consiste à ne considérer que les bornes supérieures. Si l’on considère
deux flux, R1 et R2, une courbe d’arrivée R1 +R2 est une courbe d’arrivée de R1 de façon
évidente :

Démonstration.

αR1+R2(d) ≥ (R1 +R2)(t+ d)− (R1 +R2)(t)
≥ R1(t+ d)−R1(t) +R2(t+ d)−R2(t)
≥ R1(t+ d)−R1(t)

En effet R2 étant un flux on sait que : R2(t+ d)−R2(t) ≥ 0.

Donc, soit Ri le flux lié au i-ième message TT (incluant Hi et Ti) et Rmax
i son flux

maximal (incluant Hmax
i et Tmax

i ). Il existe R̄i tel que Ri + R̄i = Rmax
i , donc, une courbe

d’arrivée de Rmax
i est aussi une courbe d’arrivée de Ri.
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Donc dans la suite nous considérerons la pire courbe cumulative de l’ensemble des
flux TT RTT , qui peut être définie comme RTT =

∑
iR

max
i =

∑
i LTTiC

⌈
t−oi+Lmax

Hi
P

⌉
, où

LTTi = Lmax
Hi

+ Li + Lmax
Ti

est la taille des fenêtres, oi − Lmax
Hi

leur date d’émission et C
désigne la vitesse du lien supposée constante.

La suite est très similaire aux calculs effectués dans le Chapitre 6. Pour tout t ≥ 0, il
existe i ∈ [0, N − 1] tel que le i-ième message TT soit le prochain message TT rencontré
après la date t. Une possible borne sur la variation de RTT entre cet instant t et un instant
t+4t peut être donnée par :

RTT (t+4t)−RTT (t) = RTT (t+4t)−RTT (oi − LmaxHi
)

≤ RTT (oi − LmaxHi
+4t)−RTT (oi − LmaxHi

)

≤
i+N−1∑
j=i

LTTjC

⌈
4t+ oi,j − (LmaxHi

− LmaxHj
)

P

⌉
= αTT,i(t)

(7.4)

où oi,j est la distance entre oi et l’offset de la prochaine émission d’un message du
flux j (dans la même hyper-période où la suivante), définit par oi − oj si oj ≥ oi et par
oi − oj + P sinon.

Une courbe d’arrivée de l’ensemble de flux TT (en considérant aussi H et T ) est
une enveloppe supérieure des courbes définit précédemment αhTT,i et est donné par le
Théorème 17 :

Théorème 17. Une courbe d’arrivée de l’ensemble de flux TT est

αTT (t) = max
0≤i≤N−1

{αTT,i(t)} , (7.5)

avec αhTT,i(t) définit dans (7.4)

Démonstration. Soit t un instant et 4t une durée.
Nous avons déjà prouvé qu’il existe k ∈ [0, N − 1] tel que :

RTT (t+4t)−RTT (t) ≤ αTT,k(4t)

Or de façon évidente :
αTT,k(4t) ≤ max

0≤i≤N−1
{αTT,i(4t)}

D’où le résultat.

Comment adapter ce résultat à TTEthernet ? Cela dépend de la politique de service
utilisée.

— En cas de shuffling H et T sont connus et nuls.
— En cas de préemption H représente une partie d’un message RC émise qui a été

préemptée. Sa taille est inconnue mais peut être bornée par la taille maximale d’un
message RC donc Lmax

H = Lmax
RC
C , avec C la vitesse du lien et Lmax

RC la taille maximale
d’un message RC. T est lui nul.
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— En cas de timely block H représente la guard band, c’est la durée durant laquelle si
l’on commence à émettre un message RC il n’aura pas fini d’être émis. Cette durée
est au plus égale à la taille maximale d’un message RC donc Lmax

H = Lmax
RC
C . T est lui

nul.
Enfin le service service résiduel offert à l’ensemble des flux RC est donc :

βRC(t) = [βTT+RC(t)− αTT (t)]+↑ (7.6)

Maintenant que nous avons une expression de βRC , ce qui n’avait jamais été fait au
moment de la publication de [Boyer et al., 2016], il nous est possible de calculer une borne
sur le temps de traversée des flux RC en utilisant la Propriété 4.

7.3 Évaluation de l’impact sur les délais des interactions
entre flux TT et RC

Dans la section précédente nous avons montré comment borner le temps de traversée
des messages de classe RC. Puisque nous sommes capables de borner les délais, nous allons
pouvoir évaluer l’impact qu’ont les interactions avec les flux TT sur ces derniers. Pour cela
nous considérerons une configuration donnée où l’ensemble des flux est de classe RC. Puis
nous transformerons progressivement une partie des flux en trafic TT. Nous bornerons
les délais dans chacune des situations et comparerons les variations sur les bornes ainsi
obtenues. Il est difficile de prévoir la conclusion de notre expérimentation car les effets du
trafic TT sur le trafic RC sont multiples et contradictoires :

— Changement de priorité : En passant des flux de RC vers TT nous augmentons
leur priorité ce qui diminue la bande passante restante pour le reste des flux RC et
augmente donc leurs délais.

— Perte de bande passante : Dans le cas de la politique de service timely block une
partie de la bande passante est perdue afin de garantir que les flux TT ne seront pas
retardés. Cette part de bande passante augmente les délais pour les flux RC.

— Réduction des contentions : L’utilisation de flux TT réduit le nombre de conten-
tions et diminue donc les délais des flux RC.

Nous prendrons en compte les deux politiques d’intégration qui ont été implémentées
dans TTEthernet le shuffling et le timely block, la preemption n’étant présente que dans
les premières versions.

7.3.1 Configurations étudiées

4S-200VL La première configuration étudiée est un réseau constitué de 20 stations
reliées entre elles par quatre commutateurs. Chaque commutateur est relié à cinq stations.
La vitesse des liens est de 100Mb/s et le délai des commutateurs est de 1.5µs. Le trafic
est composé de 200VL.

8S-500VL La seconde configuration étudiée est un réseau constitué de 40 stations reliées
entre elles par 8 commutateurs. Chaque commutateur est relié à cinq stations. La vitesse
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Figure 7.4 – Représentations des deux configurations étudiées.

des liens est de 100Mb/s et le délai des commutateurs est de 1.5µs. Le trafic est composé
de 500VL.

Ces deux configurations sont illustrées Figure 7.4.
Pour chacune des configurations un nombre prédéterminé de VL (200 et 500) est généré

en suivant cette procédure :
— La source est choisie uniformément parmi l’ensemble des stations.
— Le nombre de récepteurs est tiré aléatoirement selon une loi uniforme entre 1 et

5. Il y a donc en moyenne trois fois plus de flux que de VL. Chaque récepteur est
ensuite choisi parmi l’ensemble des stations (privé de la station émettrice) de façon
équiprobable.

— La taille maximale des trames de chaque VL est choisie uniformément sur un inter-
valle fixé au préalable : entre 64-340 octets pour la configuration 1 et entre 64-680
octets pour la configuration 2.

— Pour chaque VL le BAG est choisi parmi toutes les valeurs autorisées par la norme
AFDX. Ce choix est pondéré pour que chaque valeur de BAG génère une quantité
comparable de charge sur le réseau. Si un choix uniforme avait été fait l’ensemble
des VL avec de grandes valeurs de BAG (128ms par exemple) aurait eu un impact
négligeable en comparaison à l’ensemble des VL avec de petites valeurs de BAG
(2ms).

Les distributions ainsi générées sont visibles sur la Figure 7.5. La charge sur les liens
entre les commutateurs dans la configuration 4S-200VL est comprise entre 2.05% et 7.56%,
la variation étant due à l’aléa du choix des émetteurs et destinataires. La charge sur les
liens entre les commutateurs dans la configuration 8S-500VL est elle comprise entre 5.20%
et 27.45%. Ces valeurs sont supérieures pour la seconde configuration car le nombre de VL
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Trafic TT 0% 10% 20% 30% 40% 50% 60% 70% 80% 90%
A-Shuffling 1.27 1.22 1.17 1.06 0.97 0.86 0.80 0.64 0.52 0.43
A-Timely block 1.27 1.30 1.29 1.20 1.16 1.02 0.95 0.76 0.61 0.51
B-Shuffling 1.20 1.16 1.08 0.99 0.90 0.82 0.68 0.59 0.47 0.33
B-Timely block 1.20 1.25 1.21 1.13 1.05 0.97 0.82 0.70 0.54 0.37

Table 7.1 – 4S-500VL : Moyennes des bornes en ms sur le délai des flux RC.

est plus important et la taille maximale des messages est presque le double de celle de la
première configuration.

7.3.2 Augmentation de la part de trafic TT

L’objectif de ces expérimentations est d’évaluer l’impact du trafic TT sur le trafic
RC. Pour cela nous allons progressivement faire varier la part de flux TT et de flux RC.
L’ensemble des VL est divisé en 10 sous-ensembles de même taille (S1, S2, ..., S10). On
désigne par “N0 TT” la situation où les VL appartenant à (S1, S2, ..., SN) sont TT et
tous les autres VL sont RC. Ainsi “0 TT” désigne la situation où l’ensemble des flux sont
RC et “100 TT” la situation où l’ensemble des flux sont TT. Il existe donc en tout 11
situations différentes.

Pour chaque configuration deux expériences sont étudiées :
— Expérience A : Pour chaque situation le routage de l’ensemble des flux et l’ordon-

nancement des flux TT est généré indépendamment de ceux des autres situations
à l’aide de l’outil TTPlan de l’entreprise TTTech. Il est donc possible par exemple
qu’un même flux n’ait pas la même route assignée dans la situation “0 TT” et
“10 TT”.

— Expérience B : L’ordonnancement et le routage de l’ensemble des flux sont générés
dans la situation “100 TT” encore une fois en utilisant l’outil TTPlan de l’entreprise
TTTech. Il est ensuite conservé pour toutes les autres situations. Si l’on considère
un flux, il aura donc la même route assignée dans toutes les situations et dans toutes
les situations où il sera TT il aura le même ordonnancement.

L’expérience B rend plus simple la comparaison entre les différentes situations puis-
qu’un minimum de paramètres est modifié d’une situation à l’autre mais elle n’est cepen-
dant pas optimale en termes de performance. En effet l’ordonnancement prévu lorsque
l’ensemble des flux était TT n’est souvent pas le plus adapté lorsque seulement 10% des
flux sont TT.

7.3.3 Résultats pour la configuration 1 : 4S-200VL

L’ensemble des résultats a été résumé dans la Table 7.1. On y retrouve la moyenne des
bornes sur le temps de traversée des flux RC dans chacune des situations.

Expérience A

Dans un premier temps nous allons regarder plus en détail les résultats dans le cas de
l’expérience A, c’est-à-dire en réaffectant une route et un nouvel ordonnancement à chaque
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Figure 7.5 – Distribution de la taille et de la période des messages des deux configurations.
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Trafic TT 0% 10% 20% 30% 40% 50% 60% 70% 80% 90%
A-Shuffling 6.07 5.84 5.35 5.16 4.50 4.21 3.72 3.27 2.63 1.83
A-Timely block 6.07 6.54 6.79 7.40 7.00 6.87 6.93 6.85 6.06 4.63
B-Shuffling 5.76 5.57 5.26 4.92 4.44 3.95 3.60 3.01 2.33 1.52
B-Timely block 5.76 6.33 6.57 6.94 6.69 6.82 6.60 5.99 5.35 4.40

Table 7.2 – 8S-500VL : Moyennes des bornes en ms sur le délai des flux RC.

situation. Il y a 200VL, avec chacun entre 1 et 5 destinataires ce qui représente environ
600 flux. Pour chaque flux RC une borne sur le temps de traversée a été calculée, une
partie des résultats est représentée Figure 7.6. Les flux ont été triés par bornes croissantes
dans la situation “0 TT”.

Tout d’abord si l’on considère les bornes moyennes calculées dans chaque situation,
on observe que les bornes sur le délais sont toujours inférieures en utilisant la politique
shuffling par rapport à la politique timely block. Ce résultat était prévisible, en effet en
cas de timely block une part de la bande passante n’est pas utilisée pour améliorer les
garanties temporelles du trafic TT ce qui augmente le temps de traversée des flux RC.

De plus passer des flux de RC à TT permet de lisser le trafic et donc de diminuer le
contentions ce qui finit par réduire le temps de traversée des flux RC. Dans le cas de timely
block cet effet positif ne prend le dessus sur les effets négatifs qu’à partir de plus de 20%
de trafic TT. Avant cela la borne sur le délai augmente.

Expérience B

Nous allons maintenant regarder les résultats dans le cas de l’expérience B, c’est-à-dire
en conservant le routage et l’ordonnancement de la situation “100 TT” pour toutes les
situations. Une partie des résultats est représentée Figure 7.7.

Tout d’abord il est possible d’évaluer l’impact du routage et de l’ordonnancement sur
les bornes en comparant à l’expérience A. Les bornes sur les délais sont inférieures dans
la situation B (alors que c’est l’ordonnancement “100 TT” qui est utilisé), cela s’explique
car l’ordonnancement et le routage sont faits pour favoriser les flux TT et se font donc au
détriment des flux RC.

Encore une fois le shuffling est la meilleure politique de service en matière de délais
maximaux en ce qui concerne les flux RC. Et comme précédemment en cas de timely block
l’utilisation de flux TT ne s’avère avantageux en matière de délais maximaux pour les flux
RC qu’à partir du moment où la part de flux TT dépasse les 20%. Avant cela passer une
partie des flux de RC à TT a un impact négatif sur les délais maximaux des flux RC.

7.3.4 Résultats pour la configuration 2 : 8S-500VL

Nous allons maintenant étudier en détail la seconde configuration. L’ensemble des
résultats a été résumé dans la Table 7.2. On y retrouve la moyenne des bornes sur le temps
de traversée des flux RC dans chacune des situations. Cette configuration se différencie de
la précédente non seulement par sa taille, il y a en effet deux fois plus de stations, mais
aussi par la quantité de données transmises sur le réseau puisque le nombre de VL a été
plus que doublé et la taille maximale des messages a été augmentée. Une des conséquence
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Figure 7.6 – 4S-200VL Expérience A : bornes sur le délai pour chaque flux RC
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Figure 7.7 – 4S-200VL Expérience B : bornes sur le délai pour chaque flux RC
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est un réseau beaucoup plus chargé que dans la configuration 1 avec des charges sur les
liens pouvant aller jusqu’à 27.5%. Comme nous venons de le préciser, il y a beaucoup plus
de VL que précédemment et chaque VL ayant entre 1 et 5 destinataires nous obtenons
environ 1500 VL.

Expérience A

Nous débuterons par l’expérience A, avec un nouveau routage et un nouvel ordonnan-
cement dans chacune des situations donc. Les résultats de cette expérience sont présentés
Figure 7.8.

Une première remarque est que le routage et l’ordonnancement des flux sont très
différents d’une situation à l’autre. Les délais maximaux d’un flux donné sont donc très
variables en fonction des situations. Ce qui explique cet aspect de “nuage de points”.

Nous allons interpréter les résultats de la Table 7.2 dans le cas de l’expérience A. Si en
cas de shuffling le fait de passer une partie du trafic de RC à TT est toujours bénéfique
en moyenne en termes de bornes sur le délai des autres flux RC ce n’est pas vrai en cas
de timely block. En effet comme nous l’avons expliqué au début de cette section passer un
flux de RC à TT a plusieurs impacts sur le reste des flux RC. Il y a un impact positif en
terme de délais, puisque cela permet de lisser le trafic mais il y a aussi un impact négatif
dû au changement de priorité et à la politique de service. On peut voir que pour un réseau
chargé comme celui de la configuration 2 c’est cette partie négative qui a le plus d’impact
sur le délai moyen. Ainsi il faut atteindre les 80% en flux TT pour que le délai moyen pour
les flux RC soit inférieur à celui observé lorsqu’il n’y avait pas de flux TT.

Expérience B

Dans le cas de l’expérience B, le routage et l’ordonnancement restant les mêmes, les
variations sur les bornes de délai pour un flux donné d’un situation à l’autre sont beaucoup
moins importantes. Sur la Figure 7.9 il est donc plus simple que précédemment d’observer
les conséquences qu’ont la variation de la proportion de flux TT.

Les résultats restent les mêmes que précédemment en cas de shuffling le changement
de priorité, qui tend à augmenter le délai pour les autres flux RC, est largement compensé
par le gain apporté en utilisant des offsets et en lissant le trafic ce qui a pour conséquence
qu’une augmentation de la proportion des flux TT diminue les bornes sur le délai pour les
flux RC.

Au contraire en cas de timely block il faut qu’une part très importante du trafic soit
TT avant de compenser l’augmentation du délai pour les flux RC.

7.4 Conclusion

Dans ce chapitre nous avons étudié une façon d’utiliser la synchronisation dans les
réseaux embarqués. Le réseau TTEthernet avec ses trois classes de trafic offre énormément
de flexibilité en terme d’organisation de la communication. Cependant les interactions qui
existent entre ces différents trafics sont multiples et complexes et il est donc difficile de
prévoir l’impact qu’elles peuvent avoir sur le temps de traversée du réseau. En particulier
TTEthernet propose l’utilisation d’une classe Time-Triggered de priorité maximale. Cette
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Figure 7.8 – 8S-500VL Expérience A : bornes sur le délai pour chaque flux RC
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Figure 7.9 – 8S-500VL Expérience B : bornes sur le délai pour chaque flux RC
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classe a été imaginée pour les applications temps réel les plus contraignantes, l’utilisation
d’offset permettant de contrôler le temps de traversée du réseau pour les messages TT.
Cependant ce trafic TT a un impact direct sur le trafic Rate-Constrained proche du trafic
utilisé dans l’AFDX. Dans un contexte temps réel il est nécessaire d’avoir des garanties
temporelles sur les messages RC et il est donc important de connâıtre l’impact des flux
TT sur les flux RC.

Pour répondre à ce problème, nous avons tout d’abord, à l’aide du calcul réseau,
développé un nouveau modèle capable de calculer des bornes sur le temps de traversée
des messages RC. Ce modèle permet de modéliser le trafic TT et peut être utilisé avec
chacune des différentes politiques d’intégration proposées dans TTEthernet.

Une fois que nous avons été capables de borner le temps de traversée des messages RC
nous avons imaginé un protocole expérimental pour évaluer l’impact qu’ont les flux TT
sur le temps de traversée des flux RC. Pour cela nous avons imaginé deux configurations
proches de celles utilisées en pratique par les industriels. Pour chacune de ces configurations
nous avons fait varier la proportion de flux TT et RC et dans chaque cas nous avons calculé
des bornes sur le temps de traversée des flux RC.

Nous avons pu apprendre de ces expérimentations un grand nombre de points :
— La politique d’intégration timely block, en prévenant les contentions pour les flux

TT, entrâıne une augmentation importante des bornes sur le temps de traversée en
comparaison avec la politique de shuffling. Cela va jusqu’à doubler les bornes sur les
délais lorsque la proportion de flux TT dépasse les 50%.

— La politique d’ordonnancement utilisée par TTPlan vise à lisser le trafic en
répartissant les flux TT dans le temps. Ceci a pour conséquence de diminuer les
bornes sur les délais des flux RC, lorsque la proportion de flux TT augmente. Ce-
pendant cet effet n’est vrai qu’en cas de shuffling, politique qui augmente le temps
de traversée maximum des flux TT. Dans le cas de timely block il faut qu’une part
importante du trafic soit TT pour que cet effet ne soit pas négligeable.

— La charge du réseau a un rôle majeur sur les interactions entre les flux TT et RC.
En effet lorsque le nombre de flux est plus important les interactions entre flux TT
et RC seront d’autant plus présentes. En cas de timely block, il y aura donc plus de
bande passante non utilisée (afin de garantir les dates d’émission des messages TT)
ce qui augmente les bornes sur les délais.

Un point que nous n’avons par contre pas étudié est la nécessité d’une synchronisation
entre la partie application et la partie réseau pour les flux TT. En effet si une donnée est
produite après la date d’émission du message TT elle devra attendre toute une période de
ce flux alors qu’avec un flux RC elle devra uniquement attendre le délai de contention.



Chapitre 8

Modélisation en Calcul Réseau
d’une architecture TSN possédant
de multiples files Credit Based
Shaper (TSN/CBS-BE)

8.1 TSN/CBS-BE : une extension du réseau AVB

TSN désigne un groupe de travail de l’IEEE, qui complète Ethernet, et les files d’at-
tente Ethernet (802.1Q), afin de lui permettre de supporter des flux de données temps
réel. Le mot �TSN� est aussi le nom utilisé pour un réseau implémentant ces nouvelles
fonctionnalités.

Ce groupe est actuellement toujours en cours de travaux, la norme TSN n’est donc pas
entièrement définie. De plus, l’architecture TSN admet beaucoup de paramètres, condui-
sant à de nombreux comportements différents. Dans la situation TSN la plus générique,
chaque port de sortie possède 8 files d’attente.

Chaque file d’attente a une porte (ou gate) qui peut être dans l’état ouverte ou fermée.
L’ensemble du système possède une période commune ou hyper-période et une table glo-
bale, la Gate Control List (GCL), qui définit l’état de chaque porte durant toute la durée
de l’hyper-période.

Chaque file d’attente peut également posséder son propre algorithme de sélection de
transmission, le plus ancien étant le credit based shaper (CBS) mais ce n’est pas le seul,
d’autres algorithmes de sélection peuvent exister en aval de ces files.

Une file d’attente est dite ready si et seulement si elle n’est pas vide, si sa porte est
ouverte, et si son algorithme de sélection de transmission permet l’émission d’un message.
L’arbitrage entre les files d’attente ready est ensuite effectué en utilisant une politique de
priorité statique.

L’architecture générale de TSN a été représentée Figure 8.1 (cette figure est issue de
la norme [802.1Qbv, 2015]).

Ici nous allons chercher à modéliser un cas particulier de TSN que nous appelons
TSN/CBS-BE où :

— Il existe n files, désignées CBS (ou AVB) qui utilisent l’algorithme credit based shaper.

111
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Change the text of 8.6.8.2 list item f) as shown:

f) credit. The transmission credit, in bits, that is currently available to the queue. If, at any time, there
are no frames in the queue, and the transmit parameter is FALSE, and the transmission gate for the
queue is open (8.6.8.4), and credit is positive, then credit is set to zero.

8.6.8.3 ETS algorithm

Insert a new subclause 8.6.8.4 after 8.6.8.3, renumbering as necessary:

8.6.8.4 Enhancements for scheduled traffic

A Bridge or an end station may support enhancements that allow transmission from each queue to be
scheduled relative to a known timescale. In order to achieve this, a transmission gate is associated with each
queue; the state of the transmission gate determines whether or not queued frames can be selected for
transmission (see Figure 8-12). For a given queue, the transmission gate can be in one of two states:

a) Open: Queued frames are selected for transmission, in accordance with the definition of the
transmission selection algorithm associated with the queue.

b) Closed: Queued frames are not selected for transmission.

A gate control list associated with each Port contains an ordered list of gate operations. Each gate operation
changes the transmission gate state for the gate associated with each of the Port’s traffic class queues. In an
implementation that does not support enhancements for scheduled traffic, all gates are assumed to be
permanently in the open state. Table 8-6 identifies the gate operation types, their parameters, and the actions
that result from their execution. The state machines that control the execution of the gate control list, along
with their variables and procedures, are specified in 8.6.9.

In addition to the other checks carried out by the transmission selection algorithm, a frame on a traffic class
queue is not available for transmission [as required for tests (a) and (b) in 8.6.8] if the transmission gate is in
the closed state or if there is insufficient time available to transmit the entirety of that frame before the next
gate-close event (3.1) associated with that queue. A per-traffic class counter, TransmissionOverrun
(12.29.1.1.2), is incremented if the implementation detects that a frame from a given queue is still being
transmitted by the MAC when the gate-close event for that queue occurs.

Figure 8-12—Transmission selection with gates
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Figure 8.1 – Architecture TSN [802.1Qbv, 2015, Figure 8-12]

— Le reste des files sont des files best effort (BE) qui n’ont pas d’algorithme de sélection
de transmission et sont moins prioritaires que les files CBS.

— La Gate Control List est telle que les portes de toutes les files sont toujours ouvertes.
Ce cas particulier est proche de la situation du réseau AVB (décrit au Chapitre 2) mais s’en
différencie par la possibilité d’avoir plus de deux files utilisant l’algorithme CBS. Nous ver-
rons par la suite que cette hypothèse est loin d’être anodine et augmente considérablement
la difficulté du problème. Une représentation de ce cas est représentée Figure 8.2 avec trois
files AVB et une file BE.

TSN est une solution innovante proposant énormément de flexibilité à l’utilisateur, dont
la possibilité d’utiliser des flux TT, mais qui ne pourra être utilisée que s’il est possible
de garantir que les contraintes temporelles sont respectées. Une modélisation en Calcul

Figure 8.2 – Exemple d’architecture TSN/CBS-BE
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Réseau du réseau AVB ayant déjà été réalisée avec succès [De Azua and Boyer, 2014] et
grâce aux résultats concernant les flux TT que nous avons obtenus sur les réseaux CAN
et TTEthernet (présentés dans les Chapitres 6 et 7) nous avons décidé de nous intéresser
à TSN afin de proposer un modèle pouvant être utilisé pour borner le temps de traversée
des messages.

Dans un premier temps, nous avons décidé de nous concentrer sur l’extension du credit
based shaper à plus de deux files et de ne pas prendre en compte l’impact des flux TT.
Ainsi dans ce chapitre, nous considérerons un cas particulier de TSN : TSN/CBS-BE. Le
cas où un flux TT est présent et où les portes sont parfois ouvertes et parfois fermées est
étudié dans le Chapitre 9.

8.1.1 Le principe de crédit dans TSN/CBS-BE

Comme nous l’avons vu précédemment, dans TSN/CBS-BE un certain nombre de files
sont CBS. Ces files utilisent l’algorithme credit based shaper. Le but de cet algorithme est de
permettre un meilleur partage du lien ; en effet lorsque la priorité statique est utilisée il y a
un risque que les flux prioritaires s’accaparent toute la bande passante ou que la latence des
autres files soit trop importante. On note l’ensemble de ces n files QCBS = {q1, q2, ..., qn}.
Chacune de ces files qi est caractérisée par deux paramètres le send slope sdSli < 0 et le
idle slope idSli > 0. De plus, à chaque file qi est associé un crédit ci initialisé à 0 et une
porte qui peut être ouverte ou fermée.

Ces paramètres sont utilisés par le serveur TSN pour déterminer quel message doit
être émis à un instant donné en respectant un certain nombre de règles :
R1 Lorsque le serveur est en attente, il sélectionne pour l’émission le message en tête de

la file la plus prioritaire parmi les files ready. Une classe est ready lorsque :
— sa file est non vide,
— son crédit est positif ou nul dans le cas particulier des files CBS.

R2 Lorsqu’une classe CBS émet un message alors son crédit diminue à la vitesse sdSli.
R3 Lorsque la file d’une classe CBS est non vide mais n’est pas en train d’émettre alors

son crédit augmente à la vitesse idSli.
R4 Lorsque la file d’une classe CBS est vide et si son crédit est positif alors il est remis

à 0.
R5 Lorsque la file d’une classe CBS est vide et si son crédit est négatif alors son crédit

augmente à la vitesse idSli.
L’ensemble de ces règles est illustré par la Figure 8.3 en reprenant l’exemple de la

Figure 8.2 mais sans flux TT. Il y a donc trois files CBS : M1, M2 et M3. Nous allons ici
nous intéresser à l’évolution du crédit de la classe M2 au cours du temps. On considère
que le send slope est simplement l’opposé de l’idle slope pour la classe M2. Cette figure
représente de haut en bas : les dates d’arrivée des trames, la sortie du lien et enfin la valeur
du crédit de la classe M2 en fonction du temps.

À l’origine la valeur du crédit de la classe M2 est nulle, et sa file est vide. Jusqu’à
l’arrivée du paquet M2-1 c’est R4 qui s’applique le crédit reste nul. A l’arrivée de M2-
1, M2 passe ready puisque sa file est non vide et son crédit est nul c’est donc R1 qui
s’applique. Les files des autres classes étant vides le paquet M2-1 est donc émis. Le crédit
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Figure 8.3 – Illustration de l’évolution du crédit

de la classe M2 diminue à la vitesse sdSlM2 d’après R2. A la fin de l’émission de M2-1,
la file de M2 est vide et son crédit est négatif, c’est R5 qui s’applique, le crédit de la
classe M2 augmente à la vitesse idSlM2. Lorsque M2-2 arrive, le crédit de la classe M2 est
toujours négatif donc c’est R3 qui s’applique. Il est important de noter qu’il existe donc
un intervalle de temps où il y a des paquets en attente mais pas d’émission sur le lien.
Lorsque le crédit atteint 0 le paquet M2-2 peut être émis d’après R1 le crédit évolue alors
en en respectant R2. À la fin de l’émission de M2-2 il y a deux paquets en attente M2-3
et M3-1. M2 est plus prioritaire que M3 mais le crédit de M2 est négatif : la classe M2
n’est donc pas ready c’est donc M3-1 qui est émis (R1). Le crédit de M2 augmente (R3).
Lorsqu’il devient nul l’émission de M3-1 n’est pas terminée, c’est donc R3 qui s’applique,
le crédit continue d’augmenter. Enfin lorsque M3-1 a terminé d’être émis c’est de nouveau
R1 qui permet de sélectionner le message qui va être émis. A ce moment M2 est ready mais
ce n’est pas la classe la plus prioritaire qui l’est puisque M1 a un message en attente. C’est
donc M1-1 qui est émis. Puis c’est enfin M2-3 qui peut être émis. A la fin de l’émission le
crédit de la classe M2 est positif mais sa file est vide il est donc remis à 0 (R4).

Nous avons détaillé le fonctionnement de TSN/CBS-BE nous allons maintenant pou-
voir nous intéresser à sa modélisation en Calcul Réseau. Mais avant cela il est nécessaire
d’étudier les variations de crédit des classes CBS dans TSN/CBS-BE.

8.2 Borner le crédit dans TSN/CBS-BE

Dans la section précédente nous avons présenté les hypothèses ainsi que le fonction-
nement du réseau TSN/CBS-BE. Nous avons en particulier évoqué le crédit des classes
CBS.

Nous allons maintenant définir l’architecture de référence que nous considérerons par
la suite :
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Définition 26 (Architecture TSN/CBS-BE). Notre architecture TSN/CBS-BE de
référence possède NCBS files CBS, le reste des files sont BE. La vitesse de transmission
du lien est noté C.

Pour tout 1 ≤ i ≤ NCBS, on note ci(t) le crédit de la classe i à l’instant t.
De plus, on note Lmaxi la taille maximale de n’importe quel message de la

classe i et LmaxBE la taille maximale d’un message BE. Et l’on note Lmax>i =
max

(
maxj∈[i+1,NCBS ] L

max
j , LmaxBE

)
, la taille maximale d’un message appartenant à une

classe moins prioritaire que la classe i.
Enfin, on note idSli et sdSli l’ idle slope et le send slope de la classe i. La

norme [802.1Qbv, 2015] donne la contrainte sdSli = idSli − C mais cette contrainte est
inutile pour certaines de nos preuves il sera donc précisé lorsque nous la considérons vraie.

Dans cette section nous donnerons les conditions sur l’idle slope et le send slope qui
permettent d’assurer que le crédit est borné ainsi que le calcul de ses bornes lorsqu’elles
existent.

8.2.1 Cas particulier défini dans la norme

La norme [802.1Qbv, 2015] donne la contrainte sdSli = idSli − C. Dans cette partie
(Section 8.2.1) nous nous placerons dans cette hypothèse. De plus nous sommes toujours
dans l’hypothèse qu’il n’y a pas de flux TT et donc que les portes des flux CBS sont
toujours ouvertes. Le cas avec flux TT sera étudié dans le Chapitre 9.

Dans un premier temps nous allons calculer une borne inférieure du crédit :

Théorème 18. Dans les conditions de l’architecture de la Définition 26, le crédit ci(t) de
la classe i peut être borné inférieurement par :

cmini
4= Lmaxi

C
sdSli ≤ ci(t) (8.1)

Démonstration. Le crédit d’une classe i diminue dans deux situations :
— s’il est positif et qu’il n’y a plus de message dans la file i, il est alors instantanément

remis à 0,
— lorsque la classe i émet un message, il diminue alors à la vitesse sdSli.

De plus une classe ne peut commencer à émettre que si son crédit est positif ou nul.
Soit t un instant donné où la classe i émet un message, et notons s la date de début

d’émission de ce message. Notons ci(t) le crédit de la classe i à l’instant t. Nous avons :

ci(t) = ci(s) + (t− s)sdSli.

Puisque une classe ne peut commencer à émettre que si son crédit est positif ou nul on a
ci(s) ≥ 0. De plus, si Lmaxi est la taille maximale de n’importe quel flux de la classe i alors
(t− s) ≤ Lmax

i
C .

On en déduit :
ci(t) = ci(s) + (t− s)sdSli ≥

Lmaxi

C
sdSli
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Figure 8.4 – Exemple de situation où un phénomène d’overflow se produit.

Nous allons maintenant donner une borne supérieure au crédit mais avant cela il nous
faut trouver la condition qui garantisse qu’il n’y aura pas de phénomène d’overflow. C’est
à dire que les crédits sont bien bornés. Cela n’est pas trivial en effet la condition sdSli =
idSli − C ne garantit pas qu’un tel phénomène ne se produira pas. Par exemple dans un
cas très simple avec uniquement deux classes M1 et M2 telles que idSl1 = idSl2 = 0, 6C
et sdSl1 = sdSl2 = −0, 4C, on a bien la propriété sdSli = idSli − C. Cependant un
exemple utilisant cette configuration a été illustré Figure 8.4. Dans cet exemple tous les
paquets font la même taille, on fait l’hypothèse que les deux files ne sont jamais vides.
Sur la Figure 8.4 nous avons représenté les paquets émis en respectant les règles énoncées
dans la Section 8.1 et l’évolution du crédit qui en résulte pour chacune des deux classes.
Or on observe rapidement que dans cette situation le crédit de la classe M2 diverge et ne
peut donc pas être borné. Le problème d’overflow est donc une question primordiale qui
ne peut pas être ignorée. De plus si avec deux files la question de l’overflow reste assez
intuitive elle devient beaucoup plus complexe lorsque l’on considère N files.

Théorème 19. Dans les conditions de l’architecture de la Définition 26, si ∀i, sdSli =
idSli − C et si

∑NCBS
i=1 idSli ≤ C, alors le crédit de toute classe i est borné. De plus pour

tout t ≥ 0, une borne supérieure du crédit de la classe i est :

ci(t) ≤
Lmax>i

C

i∑
j=1

idSlj −
i−1∑
j=1

cminj
4= cmaxi (8.2)

avec cminj une borne inférieure du crédit de la classe j (par exemple celle du Théorème 18).
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Remarque Il est possible de donner une interprétation physique de la condition∑NCBS
i=1 idSli ≤ C. En effet si l’on définit Φi = idSli

C , on peut interpréter Φi comme une frac-
tion de capacité offerte au flux i. La condition

∑NCBS
i=1 idSli ≤ C revient à

∑NCBS
i=1 Φi ≤ 1

soit un système sans sur-réservation.

Démonstration. Nous allons nous intéresser à la classe i et définir cH(t) =
∑i
j=1 cj(t) la

somme des crédits des classes de priorité plus haute ou égale à i. Nous allons montrer
dans un premier temps que cette somme, sous certaines conditions, est bornée. Pour cela
considérons un instant quelconque t.

De plus il nous faut définir deux ensembles Q≤iCBS =
⋃

1≤j≤i{qj}, l’ensemble des files
avec une priorité supérieure ou égale à i, et Q>iCBS =

⋃
i<j≤NCBS

{qj}∪QBE l’ensemble des
files avec une priorité strictement inférieure à i.

Si toute les files de Q≤iCBS sont vides, on a alors cH(t) ≤ 0 (règles R4 et R5).
Si aucun message n’est en cours d’émission à l’instant t, cela signifie que le crédit de

chaque file CBS non vide est strictement négatif, ce qui implique entre autre cH(t) < 0.
Si un message est en cours d’émission à l’instant t, alors notons s < t la date de début

d’émission de ce message.
Il y a deux possibilités, soit ce message appartient à Q≤iCBS soit il appartient à Q>iCBS .
Si le message appartient à Q>iCBS , alors soit cH(s) = 0 et toutes les files de Q≤iCBS

étaient vides à l’instant s soit cH(s) < 0 (autrement, à l’instant s, c’est un message de
Q≤iCBS qui aurait été choisi pour l’émission) donc dans toutes ces situations cH(s) ≤ 0.

De plus durant l’émission de ce message le crédit cH(t) a augmenté d’au plus :

cH(t)− cH(s) ≤
i∑

j=1
idSlj(t− s).

Or par construction on sait qu’au plus un message de Q>iCBS est émis entre s et t, si l’on
note Lmax>i la longueur maximale de ce message on obtient donc :

t− s ≤
Lmax>i

C
.

Puisque l’on a déjà prouvé que cH(s) ≤ 0 il est possible de déduire :

cH(t) ≤
Lmax>i

C

i∑
j=1

idSlj .

Enfin si le message émis à l’instant t appartient à la classe k ∈ Q≤iCBS , alors entre
l’instant s et l’instant t le crédit de la classe k a diminué à la vitesse sdSlk, alors que le
crédit des autres classes j ∈ Q≤iCBS a lui augmenté d’au plus idSlj . On en déduit donc
pour le crédit cH :

cH(t)− cH(s) ≤ sdSlk(t− s) +
i∑

j=1,j 6=k
idSlj(t− s)

≤

sdSlk − idSlk +
NCBS∑
j=1

idSlj −
NCBS∑
j=i+1

idSlj

 (t− s).
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Puisque l’on sait que sdSli = idSli − C alors si
∑NCBS
i=1 idSli ≤ C, on a :

cH(t)− cH(s) ≤ −
NCBS∑
j=i+1

idSlj(t− s) ≤ 0.

Pour résumer, à un instant t quelconque on a soit cH(t) ≤ 0 soit cH(t) ≤
Lmax

>i

C

∑i
j=1 idSlj soit il existe un instant s < t tel que cH(t) ≤ cH(s). Or le crédit ne

pouvant augmenter que de façon continue et étant nul à t = 0 on peut en déduire :

cH(t) ≤
Lmax>i

C

i∑
j=1

idSlj

En supposant que l’on connâıt une borne inférieure, c’est-à-dire, cj(t) ≥ cminj , on
obtient :

ci(t) ≤
Lmax>i

C

i∑
j=1

idSlj −
i−1∑
j=1

cminj .

Corolaire 3. Dans les conditions de l’architecture de la Définition 26, si ∀i, sdSli =
idSli − C et si

∑NCBS
i=1 idSli ≤ C, alors la somme des crédits c(t) 4=

∑NCBS
j=1 cj est bornée

par :

c(t) ≤ LmaxBE

C

NCBS∑
j=1

idSlj

Comment interpréter ce dernier résultat ? Il faut le comprendre ainsi : si ∀i, sdSli =
idSli − C et si

∑NCBS
i=1 idSli ≤ C alors le crédit total diminue lorsqu’une trame CBS est

émise. Le crédit total étant nul à t = 0 il est maximal après l’émission d’une trame BE si
toutes les files CBS gagnent du crédit durant cette émission.

Dans cette section nous avons donc vu quelle était la condition pour garantir qu’il n’y
aura pas d’overflow et nous avons calculé une borne inférieure et une borne supérieure
pour le crédit de chaque classe i lorsque sdSli = idSli − C. Mais que se passe-t-il lorsque
cette égalité n’est plus vraie ? C’est ce que nous allons voir dans la section suivante.

8.2.2 Condition de non-overflow dans le cas général sans TT

Remarque Je tiens tout d’abord à remercier tout particulièrement David Levadoux qui
m’a aidé à rédiger la démonstration de la condition de non-overflow dans le cas général.

Dans cette section nous avons décidé de ne plus prendre en compte l’égalité sdSli =
idSli − C contrainte par la norme mais au contraire de nous placer dans une situation
plus générale en considérant sdSli et idSli indépendants l’un de l’autre. Avec cependant
toujours idSli > 0 et sdSli < 0. Dans ce cas, la condition de non-overflow (Théorème 19)
n’est plus correcte et une nouvelle condition doit être définie.

Cette partie est théorique puisque l’égalité sdSli = idSli − C est contrainte par la
norme. De plus la condition de non-overflow du Théorème 19 avait une interprétation
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“simple”, la condition de non-overflow dans le cas général est plus fine mais a un in-
terprétation plus difficile.

Afin de déterminer cette condition de non-overflow nous ne considérerons pas la règle
R5 de la Section 8.1, c’est-à-dire que nous considérerons que la variation du crédit de
chaque classe est continue. Une façon de voir les choses et de considérer que les files
d’attente de toutes les classes ne sont jamais vides. Cela ne réduit en rien le résultat
puisque R5 induit une diminution du crédit et que c’est la borne supérieure qui pose
problème.

De plus nous ne prendrons pas en compte les flux BE. En effet lorsqu’un message BE
est émis cela signifie que le crédit de chacune des classes est négatif. Les flux BE ne peuvent
pas permettre au crédit d’une classe i de dépasser Lmax

BE
C idSli et ne sont donc pas pertinents

lorsque l’on recherche une condition de non-overflow. Une façon d’interpréter ce point et
de se représenter le flux BE comme un “effet de bord”, lorsque l’on parle de non-overflow
on veut en fait montrer que le crédit d’une classe ne peut pas diverger comme c’était le
cas dans l’exemple de la Figure 8.4.

Pour définir cette relation il va nous falloir définir un ensemble de nouvelles notations.
Définissons (ei)i=1,..,n la base canonique de Rn, fi(0) un vecteur de Rn dont les coordonnées
sont égales à 1 excepté la i-ième égale à 0 puis fi(a) = fi(0) − aei et ai = −sdSli

idSli
et pour

finir a = (a1, a2, ..., an).
F(a) est la matrice de Rn×n faite des vecteurs fi(ai).

F(a) =


−a1 1 ... 1 1

1 −a2 ... 1 1
... ... ... ... ...
1 1 ... −an−1 1
1 1 ... 1 −an


Lemme 2. Le problème de la condition de non-overflow peut s’exprimer comme :

∀x ∈ Rn∗+ ,F(a).x /∈ Rn∗+ (8.3)

Démonstration. Soit 4t un intervalle de temps décomposé en 4t =
∑n
j=14tj , où 4tj

représente le temps total d’émission de message de la classe j. On définit alors x par :

x =


4t1
4t2
...
4tn


Alors F(a).x est le vecteur de variation de crédit pondéré de chacune des classes durant

une durée 4t (où pour rappel aucun flux BE n’est échangé) et avec 4tj qui représente le
temps total d’émission de message de la classe j. En effet :

F(a).x =


−a14t1 + (4t−4t1)
−a14t1 + (4t−4t2)

...
−a14t1 + (4t−4tn)

 =


1

idSl1
(sdSL14t1 + idSl1(4t−4t1))

1
idSl2

(sdSL24t1 + idSl2(4t−4t2))
...

1
idSln

(sdSLn4t1 + idSln(4t−4tn))


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Donc :

F(a).x =


c1(t+4t)−c1(t)

idSl1
c2(t+4t)−c2(t)

idSl2
...

cn(t+4t)−cn(t)
idSln


Puisque idSli > 0, prouver l’équation (8.3) revient à prouver que quelle que soit la

distribution d’émission de message CBS, il y aura toujours au moins une classe qui perdra
du crédit (ou qu’aucune classe n’en gagnera), c’est-à-dire :

∃i, 1 ≤ i ≤ n|ci(t+4t)− ci(t) < 0
ou
∀i, 1 ≤ i ≤ n|ci(t+4t)− ci(t) ≤ 0

Si aucune classe ne gagne de crédit alors le crédit de chaque classe est borné
supérieurement.

Si une classe gagne du crédit, alors au moins une classe en perd. Donc si en augmentant
4t le crédit de la première diverge vers +∞ alors le crédit de la seconde diverge vers −∞.
Or comme le crédit de chaque classe peut être borné inférieurement (Théorème 18), alors
il est aussi possible de borner supérieurement le crédit de chaque classe.

Avant de poursuivre il faut énoncer deux propriétés mathématiques qui nous seront
nécessaires dans la suite.

Propriété 5.
(−1)n+1 det(F(0)) > 0 (8.4)

∃x ∈ Rn∗+ |F(b).x ∈ Rn∗+ ∪ Rn∗− ⇔ det(F(b)) 6= 0 (8.5)

Avec b = (b1, b2, ..., bn) ∈ Rn+ un vecteur quelconque.

Remarques :
(8.4) Cette propriété est une conséquence de la forme très particulière de F(0). Elle

permet de connâıtre le signe de la matrice F(0) en fonction de sa taille. Par exemple
en dimension n= 2 cela donne det(F(0))(−1)3 > 0 donc le déterminant de F(0) est

négatif. F(0) =
(

0 1
1 0

)
, on peut calculer son déterminant qui vaut -1 qui est bien

négatif.
(8.5) Dans la suite nous considérons le cas général à n dimensions que nous avons illustré

Figure 8.5 dans le cas où n=2. Cette propriété découle une fois de plus de la forme
particulière de F(b). Cette matrice est composée des n vecteurs fi(bi). En partant de
l’origine ils permettent de définir n points. Sur la Figure 8.5 nous avons représenté
ces vecteurs en bleu et rouge. Ces n points permettent de définir un hyperplan P de
dimension n-1. Cet hyperplan est une droite en dimension 2, elle est représentée en
vert sur la Figure. Si cet hyperplan passe par l’origine cela signifie que F(b) n’est
pas une base de l’espace et donc que son déterminant est nul. Toute combinaison
des fi(bi) appartient alors à P. Dans le cas inverse une combinaison positive des
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x

y

P

f2(2)

f1(2)

Figure 8.5 – Représentation de l’espace généré par F(b) en dimension 2.

fi(bi) permet d’obtenir un sous espace de dimension n. Ce dernier a été représenté
en orange dans notre exemple. La propriété (8.4) permet d’affirmer qu’au moins un
des points de cet ensemble appartient à Rn∗+ ∪ Rn∗− .

A l’aide de ces deux propriétés il nous est maintenant possible d’exprimer la condition
de non-overflow.

Théorème 20. Condition de non-overflow :

∀x ∈ Rn∗+ ,F(a).x /∈ Rn∗+ ⇔ (−1)n+1 det(F(a)) ≤ 0 (8.6)

Démonstration. Pour prouver cette équivalence on prouvera l’implication dans un sens
puis dans l’autre.

— Nous allons tout d’abord prouver que :

∃x ∈ Rn∗+ |F(a).x ∈ Rn∗+ ⇒ ∀t ∈ [0, 1],det(F(ta) 6= 0 (8.7)

Si ∃x ∈ Rn∗+ |F(a).x ∈ Rn∗+ alors pour tout i, (fi(0)− aiei).x ≥ 0 (avec au moins une
de ces inégalité stricte).
On en déduit fi(0).x ≥ aiei.x, or puisque ei.x ≥ 0 on a aussi fi(0).x ≥ taiei.x pour
tout t ∈ [0, 1]. Donc on a enfin fi(0).x− taiei.x ≥ 0.
Donc F(ta).x ∈ Rn∗+ or d’après l’équation (8.5) nous pouvons conclure que
det(F(ta)) 6= 0. On vient donc bien de prouver (8.7).
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Nous allons maintenant prouver que :

∃x ∈ Rn∗+ |F(a).x ∈ Rn∗+ ⇒ (−1)n+1 det(F(a)) > 0 (8.8)

En utilisant (8.7) et sachant que det(F(ta) est une fonction continue on peut déduire
que det(F(0)) et det(F(a)) ont le même signe. Or le signe de det(F(0)) est connue
d’après l’équation (8.4), d’où (−1)n+1 det(F(a)) > 0. On vient donc bien de prou-
ver (8.8).
Il est donc possible d’en déduire la contraposée :

(−1)n+1 det(F(a)) ≤ 0⇒ ∀x ∈ Rn∗+ ,F(a).x /∈ Rn∗+ (8.9)

— Nous allons tout d’abord prouver que :

∃x ∈ Rn∗+ |F(a).x ∈ Rn∗− ⇒ ∀t > 1,det(F(ta) 6= 0 (8.10)

Si ∃x ∈ Rn∗+ |F(a).x ∈ Rn∗− alors pour tout i, (fi(0)− aiei).x ≤ 0 (avec au moins une
de ces inégalité stricte).
On en déduit fi(0).x ≤ aiei.x, or puisque ei.x ≥ 0 on a aussi fi(0).x ≤ taiei.x pour
tout t > 1. Donc on a enfin fi(0).x− taiei.x ≤ 0.
Donc F(ta).x ∈ Rn∗− or d’après l’équation (8.5) nous pouvons conclure que
det(F(ta)) 6= 0. On vient donc bien de prouver (8.10).
Nous allons maintenant prouver que :

∃x ∈ Rn∗+ |F(a).x ∈ Rn∗− ⇒ (−1)n+1 det(F(a)) < 0 (8.11)

Lorsque t tend vers l’infini on a lim
t→∞

fi(tai)
||fi(tai)|| = −ei et donc lorsqu’on considère la

matrice det(F(ta)) on obtient lim
t→∞

F(ta)
||F(ta)|| = −In (In est la matrice identité de taille

n).
Compte tenu de la continuité de det(F(ta)) et en utilisant (8.10) nous pouvons en
déduire que det(F(a)) et det(−In) = (−1)n ont le même signe. Il est donc possible
d’en déduire l’implication (8.11).
De plus d’après (8.5) on peut déduire que :

∀x ∈ Rn∗+ ,F(a).x /∈ Rn∗+ ⇒


∃x ∈ Rn∗+ |F(a).x ∈ Rn∗−
ou
det(F(a)) = 0

(8.12)

On peut donc conclure en utilisant (8.12) et (8.11) :

∀x ∈ Rn∗+ ,F(a).x /∈ Rn∗+ ⇒ (−1)n+1 det(Fa) ≤ 0 (8.13)

Nous avons donc exprimé une condition sur l’ensemble des idlSi et sdSli qui permet
de garantir que nous sommes bien dans une situation de non-overflow dans le cas général.
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8.3 Modélisation de TSN/CBS-BE en Calcul Réseau

Dans cette section nous allons nous concentrer sur les courbes de service résiduel des
classes CBS. Nous ne détaillerons pas les courbes d’arrivée qui sont les mêmes que celles
présentes dans AVB et ont déjà été présentées dans [De Azua and Boyer, 2014].

Les courbes de services présentées ici sont une généralisation de celles présentées dans
[De Azua and Boyer, 2014]. Celles ci ne prennent pas en compte la présence de flux TT
(cela sera fait Chapitre 9) mais prennent en compte la possibilité qu’il y ait plus de deux
classes CBS comme c’est le cas dans AVB.

Dans la suite nous nous intéresserons à la classe CBS i et calculerons ses différentes
courbes de service. De plus dans cette section nous faisons l’hypothèse que le crédit de
chaque classe peut être borné, et qu’une borne inférieure et une borne supérieure sont
connues (on peut par exemple utiliser celles des Théorèmes 18 et 19).

8.3.1 Courbe de service simple

Théorème 21. Dans les conditions de l’architecture de la Définition 26, si cmaxi est une
borne supérieure du crédit de la classe i, alors une courbe de service simple de la classe
CBS i (i ∈ [1, NCBS ]) est :

βmin
i (t) = C idSli

idSli − sdSli

[
t− cmaxi

idSli

]+
. (8.14)

Dans le cas où sdSli = idSli − C :

βmin
i (t) = idSli

[
t− cmaxi

idSli

]+
. (8.15)

Démonstration. Soit t un instant quelconque. Notons Ai(t) et Di(t) le flux d’arrivée et de
départ de la classe CBS i. Soit s la date de début de la dernière busy period de la file i
où le crédit de la file i était nul, c’est-à-dire pour tout x dans (s, t], soit ci(x) < 0 soit
Di(x) < Ai(x).

A l’instant s, Di(s) = Ai(s) et ci(s) = 0.
Notons 4t l’intervalle t− s. Cet intervalle peut être décomposé en 4t = 4t+ +4t−.

4t− représente la durée de transmission des messages de la classe CBS i. Durant 4t− le
crédit de la classe i diminue à la vitesse sdSli. Enfin 4t+ représente la durée où le crédit
de i augmente. La variation de crédit durant l’intervalle 4t satisfait :

ci(t)− ci(s) = ci(t) = 4t+idSli +4t−sdSli = 4t idSli −4t−(idSli − sdSli).

Ainsi, sur tout intervalle 4t nous obtenons la relation,

4t− = 4t idSli − ci(t)
idSli − sdSli

. (8.16)

Par la suite en considérant (8.16), il est possible d’exprimer la variation du flux de
départ de la classe i durant l’intervalle 4t :

Di(t)−Di(s) = C4t− ≥ C4t idSli − c
max
i

idSli − sdSli
.
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Comme le flux de départ Di(t) est une fonction positive croissante et sachant que
Di(s) = Ai(s), nous avons :

Di(t)−Ai(s) ≥
[

C idSli
idSli − sdSli

(
t− cmaxi

idSli

)]+
= βmin

i (t).

Par la suite,

Di(t) ≥ βmin
i (4t) +Ai(s) ≥ inf

0≤s≤t

{
Ai(s) + βmin

i (t− s)
}

=
(
Ai ∗ βmin

i

)
(t)

Ainsi, βmin
i (t) est une courbe de service simple de la classe i.

8.3.2 Courbe de service strict

Théorème 22. Dans les conditions de l’architecture de la Définition 26, si cmaxi est une
borne supérieure du crédit de la classe i, et si cmini est une borne inférieure du crédit de
la classe i alors une courbe de service strict de la classe CBS i (i ∈ [1, NCBS ]) est :

βmin
i (t) = C idSli

idSli − sdSli

[
t− cmaxi − cmini

idSli

]+
. (8.17)

Dans le cas où sdSli = idSli − C :

βmin
i (t) = idSli

[
t− cmaxi − cmini

idSli

]+
. (8.18)

Démonstration. Notons Ai(t) et Di(t) le flux d’arrivée et de départ de la classe CBS i. Soit
t et s deux instants tels que durant l’intervalle (s, t] la file i ne soit jamais vide, c’est-à-dire
pour tout x dans (s, t], Di(x) < Ai(x).

Notons 4t l’intervalle t− s. Cet intervalle peut être décomposé en 4t = 4t+ +4t−.
4t− représente la durée de transmission des messages de la classe CBS i. Durant 4t−
le crédit de i diminue à la vitesse sdSli. Enfin 4t+ représente la durée où le crédit de i
augmente. La variation de crédit durant l’intervalle 4t satisfait :

ci(t)− ci(s) = 4t+idSli +4t−sdSli = 4t idSli −4t−(idSli − sdSli).

Ainsi, sur tout intervalle 4t nous obtenons la relation,

4t− = 4t idSli − ci(t) + ci(s)
idSli − sdSli

. (8.19)

Par la suite en considérant (8.19), il est possible d’exprimer la variation du flux de
départ de la classe i durant l’intervalle 4t :

Di(t)−Di(s) = C4t− ≥ C4t idSli − c
max
i + cmini

idSli − sdSli
.

Comme le flux de départ Di(t) est une fonction positive croissante nous avons :

Di(t)−Di(s) ≥
[

C idSli
idSli − sdSli

(
t− cmaxi − cmini

idSli

)]+
= βmin

i (t− s).

Ainsi, βmin
i (t) est une courbe de service strict de i.
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8.3.3 Courbe de shaping

Théorème 23. Dans les conditions de l’architecture de la Définition 26, si cmaxi est une
borne supérieure du crédit de la classe i, et si cmini est une borne inférieure du crédit de
la classe i alors une courbe de shaping de la classe CBS i (i ∈ [1, NCBS ]) est :

σi(t) = C idSli
idSli − sdSli

[
t+ cmaxi − cmini

idSli

]+
. (8.20)

Dans le cas où sdSli = idSli − C :

σi(t) = idSli

[
t+ cmaxi − cmini

idSli

]+
. (8.21)

Démonstration. Notons Ai(t) et Di(t) le flux d’arrivée et de départ de la classe CBS i.
Soit t et t+4t deux instants quelconques. 4t peut être décomposé en 4t = 4t+ +4t−.
4t− représente la durée de transmission des messages de la classe CBS i. Durant 4t− le
crédit de i diminue à la vitesse sdSli et 4t+ représente la durée où le crédit de i augmente.
On alors :

cmin
i − cmax

i ≤ c(t+4t)− c(t)
≤ 4t+ idSli +4t−sdSli
≤ (4t−4t−)idSli +4t−.sdSli
≤ 4t idSli +4t−(sdSli − idSli)
≤ 4t idSli −4t−(idSli − sdSli)

≤ 4t idSli − (Di(t+4t)−Di(t))
idSli − sdSli

C

Comme le flux de départ Di(t) est une fonction positive croissante nous avons :

Di(t+4t)−Di(t) ≤
C idSli

idSli − sdSli

[
4t+ cmaxi − cmini

idSli

]+
= σi(4t)

Par la suite, on en déduit que pour tous instants t et t+4t :

Di(t+4t) ≤ σi(4t) +Di(t)

Et donc que :

Di(t+4t) ≤ inf
u,s≥0,u+s=t+4t

{σi(u) +Di(s)} =
(
Di ∗ σi

)
(t+4t)

Ainsi, σi(t) est une courbe de shaping de la classe i.

8.3.4 Courbe de service maximal

La courbe de service maximal exprimée dans l’article [De Azua and Boyer, 2014] est
fausse et ne peut donc pas être adaptée. En effet, au cours de la démonstration (en utilisant
nos notations) il est démontré qu’à tout instant t il existe un instant s ≤ t tel que :

D(t) ≤ A(s) + C idSli
idSli − sdSli

(
(t− s)− cmini

idSli

)
(8.22)
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Les auteurs en déduisent par la suite :

D(t) ≤ inf
0≤s≤t

{
A(s) + C idSli

idSli − sdSli

(
(t− s)− cmini

idSli

)}
(8.23)

Or si le résultat est vrai pour un s particulier, cela ne prouve pas qu’il reste correct
pour tout s ≤ t.

Nous avons donc exprimé les différentes courbes de services offertes par un serveur
TSN/CBS-BE aux flux CBS dans le cas où les portes sont toujours ouvertes.

8.4 Conclusion

Dans ce chapitre nous avons tout d’abord présenté l’architecture générale du réseau
TSN. Puis nous avons défini une classe particulière de réseau TSN : TSN/CBS-BE. Ce
type réseau est caractérisé par différents points :

— Il existe n files, désignées CBS qui utilisent l’algorithme credit based shaper.
— Le reste des files sont des files best effort (BE) qui n’ont pas d’algorithme de sélection

de transmission et sont moins prioritaires que les files CBS.
— La Gate Control List est telle que les portes de toutes les files sont toujours ouvertes.

Ce type de réseau est une généralisation du réseau AVB puisqu’il ajoute la possibilité
d’utiliser plus de deux files CBS.

Dans ce chapitre nous nous avons considéré qu’il n’y avait pas de flux TT. Le cas où
des flux TT sont présents est étudié dans le Chapitre 9.

Pour établir les différentes courbes de service à l’aide du Calcul Réseau, il était
nécessaire que le crédit de chaque classe soit borné inférieurement et supérieurement et
que l’on soit capable de calculer ces bornes. Nous avons donc commencé par expliquer les
règles de transmission des messages ainsi que celles encadrant la variation du crédit des
classes CBS. Ensuite nous avons montré sous quelle condition les crédits étaient bornés.
Dans un premier temps en nous plaçant dans le cadre de la norme sans flux TT. Puis
dans un second temps, nous avons exprimé la condition de non-overflow, c’est-à-dire la
condition qui permet de garantir que les crédits sont bornés, dans le cas général sans flux
TT. Et enfin nous avons calculé ces bornes dans le contexte TSN/CBS-BE.

Cela fait il nous a été possible de construire, à l’aide du Calcul Réseau, un modèle
afin de borner le temps de traversée des messages. Pour cela nous avons exprimé les
différentes courbes de services offertes par un serveur TSN/CBS-BE aux flux CBS, nous
avons ainsi exprimé la courbe de service simple, strict et la courbe de shaping. Nous avons
de plus montré que la démonstration de la courbe de service maximal exprimée dans
l’article [De Azua and Boyer, 2014] était fausse et ne pouvait donc pas être adaptée.



Chapitre 9

Modélisation en Calcul Réseau
d’une architecture TSN mixant
des trafic Time-Triggered, Credit
Based Shaper and Best-Effort

9.1 TSN/TT-CBS-BE : l’impact du flux Time-Triggered
Dans le Chapitre 8 nous avons introduit un cas particulier de TSN que nous avons

désigné par TSN/CBS-BE où :
— Il existe n files, désignées CBS qui utilisent l’algorithme credit based shaper.
— Le reste des files sont des files best effort (BE) qui n’ont pas d’algorithme de sélection

de transmission et sont moins prioritaires que les files CBS.
— La Gate Control List est telle que les portes de toutes les files sont toujours ouvertes.
Nous allons maintenant étudier le cas où des flux Time-Triggered sont présents et où les

portes sont parfois ouvertes et parfois fermées et l’impact que l’ajout de ces derniers a sur
les flux CBS. En effet, dans ce chapitre nous allons considérer un nouveau cas particulier
désigné par TSN/TT-CBS-BE où :

— La file d’attente la plus prioritaire est nommée Time-Triggered (TT) et ne possède
pas d’algorithme de sélection de transmission.

— Il existe n files, désignées CBS qui utilisent l’algorithme credit based shaper.
— Le reste des files sont des files best effort (BE) qui n’ont pas d’algorithme de sélection

de transmission et sont moins prioritaires que les files CBS et TT.
— La Gate Control List est telle que lorsque la porte de la file TT est ouverte les portes

des autres files sont fermées. Et à l’inverse lorsque la porte de la file TT est fermée
les portes des autres files sont ouvertes.

Dans TSN l’aspect Time Triggered est géré grâce à l’utilisation des portes. Ces portes
sont définies de façon statique dans la Gate Control List. Ces dernières permettent de
définir des fenêtre temporelles où seuls les flux TT peuvent être émis. Lorsque la porte
d’une classe est fermée, il lui est impossible d’émettre un message. Ce concept de fenêtre s’il
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Figure 9.1 – Les politiques d’intégration CBS-TT dans TSN/TT-CBS-BE.

peut sembler similaire au flux TT de TTEthernet présenté dans le Chapitre 7 s’en éloigne
par la nature de ce qu’il définit. Dans TTEthernet chaque flux TT, chaque message,
avait sa propre date d’émission ; ici c’est l’ensemble du trafic TT qui se voit attribuer des
fenêtres d’émission et non plus flux par flux. Cette différence a un impact majeur, en effet
considérons deux messages Time Triggered A et B, ayant chacun une fenêtre réservée.
Dans TTEthernet chacun a sa propre fenêtre d’émission (supposons que ce soit d’abord
A puis B), l’ordre d’émission des deux message est donc connu a priori et ne dépend pas
de l’ordre d’arrivée. Dans le cas de TSN à l’inverse les fenêtres TT sont partagées par
l’ensemble des flux TT, les deux fenêtres ne sont pas affectées à un flux en particulier mais
partagée par tous les flux TT avec un service FIFO. L’ordre d’émission dépendra donc de
l’ordre d’arrivée des messages A et B.

9.1.1 Les différentes politiques d’intégration de TSN

Comme nous l’avons vu dans le Chapitre 8, TSN est en général un réseau non préemptif.
Mais lorsqu’un message arrive dans une file asynchrone “juste avant” la fermeture des
portes et pourrait être émis cela pose un problème. Le problème est le suivant : si la file
n’est pas autorisée à émettre alors on perd de la bande passante, si la file est autorisée à
émettre alors elle sera toujours en train d’émettre à la fermeture de sa porte.

L’addendum [802.1Qbu, 2016] traite ce problème, appelé politique d’intégration, en
faisant référence à [802.3br, 2016] pour les détails sur la préemption. Deux modes
d’intégration sont définis dans le contexte TSN/TT-CBS-BE, non preemption et preemp-
tion with HOLD/RELEASE. Elles sont illustrées dans la Figure 9.1.

Rappel sur la Préemption

La préemption définie dans [802.3br, 2016] Annexe R autorise à diviser une trame en
plusieurs sous-trames, en ajoutant un overhead. Cependant, une sous-trame ne peut pas
être inférieure à 64 octets. Ainsi, une trame de moins de 124 octets ne peut pas être divisée.
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Les deux politiques d’intégration

Sachant qu’il n’est pas possible pour une classe d’émettre lorsque sa porte est fermée, la
norme [802.1Qbv, 2015] prévoit qu’il n’est pas possible de commencer à émettre si l’on ne
peut pas finir l’émission : “a frame on a traffic class queue is not available for transmission
[...] if there is an insufficient time available to transmit the entirety of the frame before
the next gate-close event”. Mais “finir l’émission” n’a pas le même sens si la préemption
présentée dans [802.1Qbu, 2016] est possible. Il y a donc deux solutions possibles dans
TSN :
Non-preemption : ne pas commencer à émettre un message dont l’émission ne serait

pas terminée à la prochaine fermeture des portes.
Preemption with HOLD/RELEASE : préempter tous les messages qui pourrait

empiéter sinon sur la prochaine fenêtre TT. Mais la préemption “prend du temps”, il
faut anticiper la fermeture (la durée liée à la préemption est détaillée au paragraphe
suivant). La solution de la norme est de définir une guard band dont le fonctionnement
est le suivant : au début de la guard band, toutes les classes CBS et BE reçoivent une
requête “M P HOLD.request(HOLD)”. Dans la norme [802.3br, 2016] paragraphe
99.2, on nous explique que lorsque le paramètre “hold req” reçoit la valeur “HOLD”
cela cause la préemption dès que cela est possible et empêche l’émission de nouveaux
messages. En choisissant correctement (ce point est détaillé au paragraphe suivant)
la taille de la guard band il est possible de garantir que chaque message peut soit
terminer d’être émis soit être préempté avant la date de fermeture et dans les deux
cas ce message ne va pas empiéter sur la fenêtre TT. Le paramètre “hold req” de
chaque classe CBS reçoit la valeur “RELEASE” à la fin de la fenêtre TT.

Taille minimale de la guard band : Sachant qu’une sous trame a une taille minimum,
il n’est pas toujours possible de préempter un trame à un instant donné. Soit parce que
la taille totale de cette trame n’est pas suffisante, soit parce que la taille de la partie
de la trame déjà émise n’a pas une taille suffisante pour devenir une sous trame, soit
enfin parce que la taille de la partie de la trame qui n’a pas encore était émise n’a pas une
taille suffisante pour devenir une sous trame. Ces différents phénomènes sont illustrés sur la
Figure 9.2. Il faut donc que la guard band soit suffisamment grande pour que la préemption
puisse toujours avoir lieu avant la fermeture des portes. Cette taille minimale est donnée
dans [Thiele and Ernst, 2016] et est de 143 octets. De plus la préemption implique l’ajout
d’un overhead qui permet de délimiter les sous-trames, l’overhead à considérer est de 8
octets.

Quelle que soit la politique choisie, celle ci peut entrâıner l’apparition période où la
porte d’une classe est ouverte mais où elle ne peut pas émettre. Nous avons décidé de
désigner cette période la “pré-fermeture” : durant la “pré-fermeture” il n’est pas possible de
commencer à émettre un nouveau paquet (car sinon ce dernier empiéterait sur la prochaine
fenêtre TT). La “pré-fermeture” a été représentée en gris sur le Figure 9.1. Contrairement
à la guard band qui a une taille fixe, la taille de cette “pré-fermeture” est variable et
inconnue a priori. Il est cependant possible de la borner supérieurement. En cas de “Non-
preemption” la longueur maximale de la “pré-fermeture” d’une classe CBS est de la taille
maximale d’une trame qui peut interférer avec la fenêtre TT, c’est-à-dire la longueur
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Figure 9.2 – Fonctionnement de la guard band dans TSN/TT-CBS-BE.

maximale d’une trame de cette classe. En cas de “Preemption with HOLD/RELEASE” la
longueur de la “pré-fermeture” est elle aussi variable comme illustré sur la Figure 9.2, sa
longueur maximale est égale à la longueur de la guard band.

9.1.2 L’impact des portes sur le credit based shaper

Comme nous l’avons vu précédemment, dans TSN/TT-CBS-BE un certains nombre
de files sont CBS. Ces files utilisent l’algorithme credit based shaper.

Cependant l’ajout des portes a nécessité une modification de cet algorithme et de nou-
velles règles ont dû être définies. Ainsi les règles ne sont plus celles définies au Chapitre 8.
Les nouvelles règles définies dans la norme sont les suivantes (les modifications sont en
italique) :

R1 Lorsque le serveur est en attente, il sélectionne pour l’émission le message en tête de
la file la plus prioritaire parmi les files ready. Une classe est ready lorsque :

— sa file est non vide,



9.1. TSN/TT-CBS-BE : L’IMPACT DU FLUX TIME-TRIGGERED 131

— son crédit est positif ou nul dans le cas particulier des files CBS,
— sa porte est ouverte,
— il y a un temps suffisant avant la prochaine fermeture de sa porte pour trans-

mettre le message en tête de sa file (ce temps dépend de la politique d’intégration
utilisée).

R2 Lorsqu’une classe CBS émet un message alors son crédit diminue à la vitesse sdSli.
Cela ne concerne pas l’overhead dû à la préemption.

R3 Lorsque la file d’une classe CBS est non vide mais n’est pas en train d’émettre (ou
émet un overhead) et si sa porte est ouverte alors son crédit augmente à la vitesse
idSli.

R4 Lorsque la file d’une classe CBS est vide et si son crédit est positif alors il est remis
à 0.

R5 Lorsque la file d’une classe CBS est vide, si sa porte est ouverte et si son crédit est
négatif alors son crédit augmente à la vitesse idSli.

R6 Lorsque la porte d’une classe CBS est fermée alors elle ne peut pas émettre de
message et son crédit reste constant.

Ces nouvelles règles définies dans la norme permettent de garantir le respect des portes :
ainsi une classe CBS ne pourra pas émettre lorsque sa porte est fermée. Cependant en
suivant ces règles, définies dans la norme, il est possible d’avoir un “fonctionnement inat-
tendu” lorsque l’on utilise l’algorithme credit based shaper, l’utilisation de ces règles peut
conduire à un fonctionnement qui n’est pas “équitable”.

En effet avec les règles décrites précédemment, durant les “pré-fermetures” et les
émissions d’overhead toutes les classes CBS non vides gagnent du crédit puisque à ces
instants leurs portes sont ouvertes donc d’après la règle R3 leurs crédits augmentent. Or
ce fonctionnement a tendance à avantager les classes les plus prioritaires. En effet lorsqu’il
sera de nouveau possible d’émettre si plusieurs classes ont un crédit positif ce sera la classe
la plus prioritaire qui pourra émettre.

Sur la Figure 9.3 un exemple mettant en évidence ce phénomène a été représenté. Dans
cet exemple nous sommes partis d’une situation de départ avec deux classes CBS (la classe
A et la classe B) et une classe best effort (Figure 9.3a). Les idle slope et les send slope ont
été choisis tels que la classe A se voit réserver au plus 25% de la bande passante, la classe
B au plus 50% et la classe best effort aura donc au moins 25% de la bande passante.

Dans les situations suivantes la classe la plus prioritaire (la classe A) devient une classe
Time-Triggered. Les portes des deux autres classes sont donc fermées 25% du temps afin
de permettre à la classe A d’émettre, les 75% restant sont donc uniquement partagés entre
la classe B et la classe BE. La classe B se voit donc réserver au plus 2/3 de la bande
passante lorsque sa porte est ouverte et le flux BE aura donc en théorie au moins 1/3 de
la bande passante hors fenêtre TT.

Sur la Figure 9.3b est représenté le résultat que l’on obtient en respectant les règles de
la norme. Nous pouvons voir que le flux B monopolise le lien conduisant à une situation
de famine pour la classe BE, alors que l’on s’attendait à ce qu’elle reçoive 1/3 de la bande
passante laissée par TT. En effet la présence des “pré-fermetures” empêche d’émettre plus
de messages. Cependant avec les règles de la norme (R3) le flux B regagne du crédit durant
ces dernières et peut donc émettre en permanence.
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Ainsi afin de conserver un fonctionnement plus proche de celui désiré lorsque l’on utilise
l’algorithme credit based shaper nous avons proposé un nouvel ensemble de règles que l’on
désignera par la suite par “règles équitables”. Une façon d’interpréter ces nouvelles règles
est de considérer que le crédit ne doit évoluer que lorsque les classes CBS ont réellement
accès au medium. Cela signifie qu’il doit non seulement être gelé lorsque les portes sont
fermées mais aussi durant les “pré-fermetures” et lors de l’émission d’un overhead. Cela
nécessite de modifier les règles R3, R5 et R6 :

R’3 Lorsque la file d’une classe CBS est non vide mais n’est pas en train d’émettre et si
sa porte est ouverte alors son crédit augmente à la vitesse idSli. Cela ne concerne
pas les “pré-fermetures” ni l’émission d’un overhead dû à la préemption.

R’5 Lorsque la file d’une classe CBS est vide, si sa porte est ouverte et si son crédit
est négatif alors son crédit augmente à la vitesse idSli. Cela ne concerne pas les
“pré-fermetures” ni l’émission d’un overhead dû à la préemption.

R’6 Lorsque la porte d’une classe CBS est fermée alors elle ne peut pas émettre de
message et son crédit reste constant. De plus durant les “pré-fermetures” et lors de
l’émission d’un overhead le crédit reste constant.

Sur la Figure 9.3c est représenté le résultat que l’on obtient en respectant les “règles
équitables”. Nous pouvons voir que le flux B ne monopolise plus le lien. Les 2/3 tiers des
messages émis sont bien des flux B et les flux BE représentent un message sur trois. Le
crédit permet de s’assurer que le flux le plus prioritaire (ici B) ne s’accapare pas toute la
bande passante.

Nous avons détaillé le fonctionnement du crédit dans TSN/TT-CBS-BE en suivant les
règles énoncées dans la norme. Nous avons montré en quoi ces règles pouvaient conduire
à un fonctionnement non désiré. Nous avons par la suite proposé un ensemble de règles
alternatives qui permettent d’obtenir un résultat plus satisfaisant.

Dans la suite nous allons montrer comment il est possible à partir de ces règles de
borner le crédit dans TSN/TT-CBS-BE.

9.2 Borner le crédit dans TSN/TT-CBS-BE

Dans la section précédente nous avons présenté les hypothèses ainsi que le fonctionne-
ment du réseau TSN/TT-CBS-BE lorsque un flux TT est présent. Nous avons en particu-
lier détaillé le fonctionnement du crédit des classes CBS. Dans cette section nous donnerons
les conditions sur l’idle slope et le send slope qui permettent d’assurer que le crédit est
borné ainsi que le calcul de ces bornes lorsqu’elles existent.

Nous allons tout d’abord définir l’architecture de référence que nous considérerons par
la suite :

Définition 27 (Architecture TSN/TT-CBS-BE). Notre architecture TSN/TT-CBS-BE
de référence possède une file TT, NCBS files CBS, le reste des files sont BE. La vitesse
de transmission du lien est noté C. Le système possède une hyper-période P , il y a NTT

fenêtres TT par hyper-période et la durée cumulée de ces fenêtres par hyper-période vaut
4TT .
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Figure 9.3 – Fonctionnement du crédit en fonction des règles utilisées.
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Lorsque les portes de la file TT sont ouvertes, toutes les portes des autres files sont
fermées et inversement.

Pour tout 1 ≤ i ≤ NCBS, on note ci(t) le crédit de la classe i à l’instant t.
De plus, on note Lmaxi la taille maximale de n’importe quel message de la

classe i et LmaxBE la taille maximale d’un message BE. Et l’on note Lmax>i =
max

(
maxj∈[i+1,NCBS ] L

max
j , LmaxBE

)
, la taille maximale d’un message appartenant à une

classe moins prioritaire que la classe i.
On note idSli et sdSli l’ idle slope et le send slope de la classe i. La

norme [802.1Qbv, 2015] donne la contrainte sdSli = idSli − C mais cette contrainte est
inutile pour certaines de nos preuves il sera donc précisé lorsque nous la considérons vraie.

Pour finir notons Q≤iCBS l’ensemble des files CBS avec une priorité supérieure ou égale
à la classe i et Q>iCBS l’ensemble des files avec une priorité inférieure à la classe i.

9.2.1 Condition de non-overflow dans le contexte TSN/TT-CBS-BE
suivant les règles définies dans la norme

Dans le Chapitre 8 nous avons exprimé la condition de non-overflow sans flux TT. Nous
allons maintenant nous placer dans le contexte TSN/TT-CBS-BE en supposant donc non
seulement que sdSli = idSli−C mais aussi qu’il y a maintenant un flux TT. De plus nous
considérerons tout d’abord que nous appliquons les règles définies dans la norme.

Le crédit étant “gelé” lorsque les portes sont fermées, il peut sembler dans un premier
temps qu’il n’y a pas de différence avec la situation décrite dans le Chapitre 8. Mais ce
serait oublier l’existence des “pré-fermetures” et des overhead. En effet durant ces instants
le crédit de toutes les classes peut potentiellement augmenter (si elles sont non vides) or
cela peut entrâıner un phénomène d’overflow. Par exemple, dans un cas très simple avec
uniquement deux classes M1 et M2 telles que idSl1 = idSl2 = 0, 5C et sdSl1 = sdSl2 =
−0, 5C, on a bien les propriétés sdSli = idSli−C. Dans cet exemple tous les paquets font
la même taille, nous faisons de plus l’hypothèse que les deux files ne sont jamais vides.
Sur Figure 9.4 nous avons représenté les paquets émis en respectant les règles énoncées
dans la Section 9.1 et l’évolution du crédit qui en résulte pour chacune des deux classes.
Or nous observons rapidement que dans cette situation le crédit de la classe M2 diverge
et ne peut donc pas être borné et alors que pourtant idSl1 + idSl2 ≤ C. La condition de
non-overflow du Chapitre 8 n’est donc plus correcte.

Nous allons donc exprimer la condition de non-overflow et calculer la borne sur le
crédit lorsque cette condition est vérifiée.

Pour la suite il nous faut introduire deux notions la phase de pseudo-fermeture et la
durée de pseudo-fermeture.

Définition 28 (Phase de pseudo-fermeture). Nous désignons par phase de pseudo-
fermeture de Q≤iCBS, l’ensemble instant du temps où les portes CBS sont ouvertes mais
où les interaction avec une fenêtre TT peut empêcher l’émission d’un message de Q≤iCBS.

La phase de pseudo-fermeture de Q≤iCBS est donc en cas de :

Non-Preemtion l’ensemble des instants où au moins une classe de Q≤iCBS est non vide
et où toutes les classes non vides de Q≤iCBS sont en situation de “pré-fermeture”.
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Figure 9.4 – Exemple de situation où un phénomène d’overflow se produit à cause de la
fermeture des portes.

Preemption with HOLD/RELEASE l’ensemble des instants où au moins une classe
de Q≤iCBS est non vide et où toutes les classes non vides de Q≤iCBS sont en situation
de “pré-fermeture” ainsi que l’ensemble des instant où un overhead est émis.

Définition 29 (Durée maximale de pseudo-fermeture). Nous désignons par durée maxi-
male de pseudo-fermeture de Q≤iCBS, et notons T pfi,max, une borne supérieur de la durée de
l’ensemble des phases de pseudo-fermeture de Q≤iCBS durant une hyper-période.

Remarque : Nous avons déjà détaillé dans la Section 9.1.1 une façon de borner la durée
de “pré-fermeture’ pour chaque classe en fonction de la politique d’intégration, en prenant
le maximum de ces durées on obtient bien une durée maximale de pseudo-fermeture.

Théorème 24. Dans les conditions de l’architecture de la Définition 27.

Soit i ≤ NCBS, si
∑i
k=1 idSlk ≤ C

(
1− T pf

i,max

P−4T T

)
où T pfi,max désigne durée maximale

de pseudo-fermeture de Q≤iCBS alors le crédit de la classe i est borné.
De plus pour tout t ≥ 0, une borne supérieure du crédit de la classe i est :

ci(t) ≤
(
Lmax>i

C
+ T pfi,max

) i∑
j=1

idSlj −
i−1∑
j=1

cminj
4= cmaxi (9.1)

avec cminj une borne inférieure du crédit de la classe j (par exemple celle du Théorème 18).
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Démonstration. Nous allons nous intéresser à la classe i et définir cH(t) =
∑i
j=1 cj(t) la

somme des crédits des classes de priorité plus haute ou égale à i.
Maintenant définissons idSlpf,i = C−

∑i
k=1 idSlk et associons à cet idle slope un crédit

(virtuel) cpf,i. Les règles de variation de ce crédit sont les suivantes :
R0-PF : cpf,i(0) = 0.
R1-PF : Si les portes CBS sont fermées cpf,i reste constant.
R2-PF : Si les portes CBS sont ouvertes et que l’on est dans une phase de pseudo-

fermeture de Q≤iCBS alors cpf,i diminue à la vitesse idSlGB − C.
R3-PF : Si les portes CBS sont ouvertes et que l’on n’est pas dans une phase de pseudo-

fermeture de Q≤iCBS alors cpf,i augmente à la vitesse idSlGB.
Prouvons tout d’abord que cpf,i(t + P ) ≥ cpf,i(t) et que sur une durée 4t ≤ P la

variation de crédit est bornée inférieurement par (idSlGB − C)T pfi,max.
Le crédit de cpf,i diminue durant la phase de pseudo-fermeture de Q≤iCBS , or la durée

de pseudo-fermeture durant P est au minimum égale à T pfi,max. Le crédit de cpf,i diminue
donc d’au plus (idSlGB − C)T pfi,max donc :

cpf,i(t+4t)− cpf,i(t) ≥ (idSlGB − C)T pfi,max = −
i∑

k=1
idSlkT

pf
i,max

De plus durant la durée P le crédit de cpf,i augmente au minimum de idSlGB(P −T −
T pfi,max) donc :

cpf,i(t+ P )− cpf,i(P ) ≥ idSlGB(P − T − T pfi,max) + (idSlGB − C)T pfi,max
≥ idSlGB(P − T )− CT pfi,max

≥ (C −
i∑

k=1
idSlk)(P − T )− CT pfi,max

Or
∑i
k=1 idSlk ≤ C

(
1− T pf

i,max

P−4T T

)
donc :

cpf,i(t+ P ) ≥ cpf,i(P )

Considérons un instant quelconque t. Nous allons maintenant montrer que cpf,i + cH

est une fonction décroissante en t ou que cH(t) ≤ Lmax
>i

C

∑i
j=1 idSlj .

Si à l’instant t les portes sont fermées alors cpf,i + c est constant.
Si à l’instant t les portes sont ouvertes et si t est dans une phase de pseudo-fermeture.

Alors cpf,i(t) diminue à la vitesse idSlGB−C = −
∑i
k=1 idSlk et cH(t) augmente au plus à

la vitesse
∑i
k=1 idSlk donc cpf,i + c est une fonction décroissante (potentiellement au sens

large).
Si à l’instant t les portes sont ouvertes et si t n’est pas dans une phase de pseudo-

fermeture. Alors cpf,i(t) augmente à la vitesse idSlGB = C −
∑i
k=1 idSlk.

— Si un message de Q≤iCBS est en cours d’émission alors le crédit d’au moins une classe
de Q≤iCBS (la classe j) diminue à la vitesse idSlj − C. Le crédit des autres classes
augmente d’au plus idSlk Soit une variation de cH(t) d’au plus

∑i
k=1 idSlk − C.

Donc cpf,i + c est une fonction décroissante (potentiellement au sens large).
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— Si un message de Q≤iCBS n’est en cours d’émission à l’instant t, alors soit aucun
message n’est en cours d’émission à l’instant t ce qui implique que cH(t) ≤ 0. Soit
un message de Q>iCBS est en cours d’émission à l’instant t, alors notons s < t la date
de début d’émission de ce message. On sait alors que cH(s) ≤ 0 sinon un message
de Q≤iCBS aurait été émis à l’instant s. De plus par construction on sait qu’au plus
un message de Q>iCBS est émis entre s et t on obtient donc t − s ≤ Lmax

>i

C . Durant
l’émission de ce message le crédit c augmente au plus à la vitesse

∑i
k=1 idSlk donc

il est possible d’en déduire que cH(t) ≤ Lmax
>i

C

∑i
k=1 idSlk.

Pour résumer, nous avons montré qu’à un instant quelconque t soit la fonction cpf,i+cH

est une fonction décroissante soit cH(t) ≤ Lmax
>i

C

∑i
j=1 idSlj .

Nous avons aussi montré que durant un intervalle de longueur P , la fonction cpf,i décrôıt
d’au plus −T pfi,max

∑i
j=1 idSlj et que sur l’ensemble de l’intervalle elle aura augmenté. Nous

pouvons donc en déduire que durant un intervalle de longueur P la fonction cH augmente
d’au maximum T pfi,max

∑i
j=1 idSlj .

Il est donc possible d’en déduire que :

cH(t) ≤
(
Lmax>i

C
+ T pfi,max

) i∑
j=1

idSlj

En supposant que l’on connâıt une borne inférieure, c’est-à-dire, cj(t) ≥ cminj , on
obtient :

ci(t) ≤
(
Lmax>i

C
+ T pfi,max

) i∑
j=1

idSlj −
i−1∑
j=1

cminj

9.2.2 Condition de non-overflow dans le contexte TSN/TT-CBS-BE en
suivant les “règles équitables”

Dans la section précédente nous avons exprimé une condition de non-overflow, ainsi
qu’une borne supérieure sur le crédit de chaque flux, avec l’hypothèse sdSli = idSli − C,
avec un flux TT et en appliquant les règles définies dans la norme.

Nous allons maintenant nous intéresser au cas avec l’hypothèse sdSli = idSli−C, avec
un flux TT mais en appliquant les “règles équitables”.

Du point de vue du crédit la différence est double. En effet avec ces règles le crédit
d’une classe n’évolue pas lorsque :

— les données émises correspondent à un overhead,
— la classe en question est dans une “pré-fermeture”.
Nous allons maintenant donner la condition de non-overflow ainsi qu’une borne

supérieure du crédit pour toute classe CBS.

Théorème 25. Dans les conditions de l’architecture de la Définition 27. Si ∀i, sdSli =
idSli − C et si

∑NCBS
i=1 idSli ≤ C, alors le crédit de toute classe i est borné. De plus pour

tout t ≥ 0, une borne supérieure du crédit de la classe i est :
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ci(t) ≤
Lmax>i

C

i∑
j=1

idSlj −
i−1∑
j=1

cminj
4= cmaxi (9.2)

avec cminj une borne inférieure du crédit de la classe j (par exemple celle du
Théorème 18).

Démonstration. Nous allons nous intéresser à la classe i et définir cH(t) =
∑i
j=1 cj(t) la

somme des crédits des classes de priorité plus haute ou égale à i. Nous allons montrer
dans un premier temps que cette somme, sous certaines conditions, est bornée. Pour cela
considérons un instant quelconque t.

Si les portes CBS sont fermées à la date t alors le crédit est gelé donc cH(t) n’a pas
évolué depuis la dernière date de fermeture. Il existe donc une date to où les portes CBS
sont ouvertes qui vérifie cH(to) = cH(t) Considérons pour la suite que les portes CBS sont
ouvertes à la date t.

Si la date t appartient à une “pré-fermeture” ou à un overhead notons s < t la date de
début de cette guard band ou de cet overhead. Le crédit cH est donc gelé entre s et t donc
cH(t) = cH(s).

Considérons maintenant que t n’appartient pas à une “pré-fermeture” ou à un overhead.
Si toute les files de Q≤iCBS sont vides, on a alors cH(t) ≤ 0.
Si aucun message n’est en cours d’émission à l’instant t, cela signifie que le crédit de

chaque file CBS non vide est strictement négatif, ce qui implique entre autre cH(t) < 0.
Si un message est en cours d’émission à l’instant t, alors notons s < t la date de début

d’émission de ce message.
Il y a deux possibilités, soit ce message appartient à Q≤iCBS soit il appartient à Q>iCBS .
Si le message appartient à Q>iCBS , alors soit cH(s) = 0 et toutes les files de Q≤iCBS

étaient vides à l’instant s soit cH(s) < 0 (autrement, à l’instant s, c’est un message de
Q≤iCBS qui aurait été choisi pour l’émission) donc dans toutes ces situations cH(s) ≤ 0.

De plus durant l’émission de ce message le crédit cH(t) a augmenté d’au plus :

cH(t)− cH(s) ≤
i∑

j=1
idSlj(t− s).

Or par construction on sait qu’au plus un message de Q>iCBS est émis entre s et t, si l’on
note Lmax>i la longueur maximale de ce message on obtient donc :

t− s ≤
Lmax>i

C
.

Puisque l’on a déjà prouvé que cH(s) ≤ 0 il est possible de déduire :

cH(t) ≤
Lmax>i

C

i∑
j=1

idSlj .

Enfin si le message émis à l’instant t appartient à la classe k ∈ Q≤iCBS , alors entre
l’instant s et l’instant t le crédit de la classe k a diminué à la vitesse sdSlk, alors que le
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crédit des autres classes j ∈ Q≤iCBS a lui augmenté d’au plus idSlj . On en déduit donc
pour le crédit cH :

cH(t)− cH(s) ≤ sdSlk(t− s) +
i∑

j=1,j 6=k
idSlj(t− s)

≤

sdSlk − idSlk +
NCBS∑
j=1

idSlj −
NCBS∑
j=i+1

idSlj

 (t− s).

Puisque l’on sait que sdSli = idSli − C alors si
∑NCBS
i=1 idSli ≤ C, on a :

cH(t)− cH(s) ≤ −
NCBS∑
j=i+1

idSlj(t− s) ≤ 0.

Pour résumer, à un instant t quelconque on a soit cH(t) ≤ 0 soit cH(t) ≤
Lmax

>i

C

∑i
j=1 idSlj soit il existe un instant s < t tel que cH(t) ≤ cH(s). Or le crédit ne

pouvant augmenter que de façon continue et étant nul à t = 0 on peut en déduire :

cH(t) ≤
Lmax>i

C

i∑
j=1

idSlj

En supposant que l’on connâıt une borne inférieure, c’est-à-dire, cj(t) ≥ cminj , on
obtient :

ci(t) ≤
Lmax>i

C

i∑
j=1

idSlj −
i−1∑
j=1

cminj .

Remarque : La condition de non-overflow du Théorème 25 est la même que celle du
Théorème 19. En effet en suivant les “règles équitables”, le crédit des classes CBS est gelé
durant les fenêtres TT ainsi que durant les “pré-fermetures” et les émissions d’overhead.

9.3 Modélisation de TSN/TT-CBS-BE en Calcul Réseau

Dans cette section nous allons nous concentrer sur les courbes de service résiduel des
classes CBS. Nous ne détaillerons pas les courbes d’arrivée qui sont les mêmes que celles
présentes dans AVB et ont déjà été présentées dans [De Azua and Boyer, 2014].

Les courbes de service qui seront présentées ici prennent en compte les deux politiques
d’intégration disponibles dans TSN et peuvent être utilisées avec les règles de la norme
ainsi que les “règles équitables”.

9.3.1 Temps de de gel de crédit pour les classes CBS

Commençons par nous intéresser au temps de gel du crédit sur un intervalle de temps
puisque ce temps de fermeture aura un impact direct sur le service offert au flux CBS par
le serveur.
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o0 o′0 o1 o′1 o2 o′2 t
g(t)g(t)

G(0, t)

Figure 9.5 – Fonctions de temps de fermeture

Pour modéliser ce temps de fermeture nous introduisons deux fonctions g et G :

g(t) =
{

0 si le crédit n’est pas gelé à l’instant t
1 si le crédit est gelé à l’instant t (9.3)

G(t, t+4t) =
∫ t+4t

t
g(x) dx (9.4)

Dans le cas des règles définies par la norme, g(t) représente l’état de la porte à l’instant
t, et G(t, t +4t) le temps cumulé où la porte a été fermée entre t et t +4t. Ces deux
fonctions ont été représentées sur la Figure 9.5.

Pour la suite nous ferons l’hypothèse que le système possède une hyper-période P et
qu’il y a N fenêtres TT par hyper-période, la i-ième fenêtre commençant à l’instant oi et
termine à l’instant o′i (Figure 9.5). Nous supposons de plus que i ≤ j ⇒ oi ≤ o′i ≤ oj ≤ o′j .

Théorème 26. Soit t, d ∈ R+, alors :

G(t, t+ d) ≤ δTT,u(d) 4= max
0≤i≤N−1

{G(oi, oi + d)} . (9.5)

De plus : ∀d,∃t tel que : G(t, t+ d) = δTT,u(d).
Ce théorème borne supérieurement le temps de fermeture des portes. Cette borne est

la meilleure possible puisqu’elle peut être atteinte.

Remarque Sur un intervalle de temps [s, t], il existe df = G(s, t), la durée de fermeture
des portes sur cet intervalle (bien sûr, df ≤ t − s). La durée maximale du temps de
fermeture des portes δTT,u vérifie : df ≤ δhTT,u(t− s).

Démonstration. Pour tout t ≥ 0, g(t) = 0 ou g(t) = 1

— Cas g(t) = 0 :
Alors il existe i ∈ [0, N − 1] tel que la prochaine fenêtre TT après t est la i-ième
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fenêtre TT : o′i−1 ≤ t ≤ oi

G(t, t+ d) =
∫ t+d

t
g(x) dx

=
∫ oi

t
g(x) dx+

∫ t+d

oi

g(x) dx

=
∫ oi

t
0 dx+

∫ t+d

oi

g(x) dx

≤
∫ oi+d

oi

g(x) dx = G(oi, oi + d)

— Cas g(t) = 1 :
Alors il existe i ∈ [0, N − 1] tel que t soit dans la i-ième fenêtre TT : oi ≤ t ≤ o′i

G(t, t+ d) =
∫ t+d

t
g(x) dx

=
∫ oi+d

t
g(x) dx+

∫ t+d

oi+d
g(x) dx

≤
∫ oi+d

t
g(x) dx+

∫ t+d

oi+d
1 dx

≤
∫ oi+d

t
g(x) dx+

∫ t

oi

1 dx

≤
∫ oi+d

t
g(x) dx+

∫ t

oi

g(x) dx

≤ G(oi, oi + d)

Donc pour tout t ≥ 0, il existe i ∈ [0, N − 1] tel que :

G(t, t+ d) ≤ G(oi, oi + d) ≤ max
0≤i≤N−1

{G(oi, oi + d)} . (9.6)

Théorème 27. Soit t, d ∈ R+, alors :

G(t, t+ d) ≥ δTT,l(d) 4= min
0≤i≤N−1

{
G(o′i, o′i + d)

}
. (9.7)

De plus : ∀d,∃t tel que : G(t, t+ d) = δTT,l(d).
Ce théorème borne inférieurement le temps de fermeture des portes. Cette borne est la

meilleure possible puisqu’elle peut être atteinte.

Démonstration. Pour tout t ≥ 0, g(t) = 0 ou g(t) = 1

— Cas g(t) = 0 :
Alors il existe i ∈ [0, N − 1] tel que la fenêtre TT présente à l’instant t soit la i-ième
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fenêtre TT : o′i ≤ t ≤ oi+1

G(t, t+ d) =
∫ t+d

t
g(x) dx

=
∫ t

o′i

0 dx+
∫ t+d

t
g(x) dx

=
∫ t

o′i

g(x) dx+
∫ o′i+d

t
g(x) dx

+
∫ t+d

o′i+d
g(x) dx

≥
∫ o′i+d

o′i

g(x) dx = G(o′i, o′i + d)

— Cas g(t) = 1 :
Alors il existe i ∈ [0, N − 1] tel que t soit dans la i-ième fenêtre TT : oi ≤ t ≤ o′i

G(t, t+ d) =
∫ t+d

t
g(x) dx

=
∫ o′i

t
g(x) dx+

∫ t+d

o′i

g(x) dx

=
∫ o′i

t
1 dx+

∫ t+d

o′i

g(x) dx

=
∫ o′i+d

t+d
1 dx+

∫ t+d

o′i

g(x) dx

≥
∫ o′i+d

t+d
g(x) dx+

∫ t+d

o′i

g(x) dx

≥ G(o′i, o′i + d)

Donc pour tout t ≥ 0, il existe i ∈ [0, N − 1] tel que

G(t, t+ d) ≥ G(o′i, o′i + d) ≥ min
0≤i≤N−1

{
G(o′i, o′i + d)

}
. (9.8)

Il nous est donc possible de borner la durée de fermeture des portes pour un système
TSN/TT-CBS-BE. Lorsque l’on applique les règles de la norme ce temps correspond à la
durée du gel du crédit.

À l’inverse lorsque l’on applique les “règles équitables”, il faut ajouter à cette durée le
temps de “pré-fermeture” ainsi que le temps d’overhead. Or les dates de début de “pré-
fermeture” et d’overhead ne sont pas connues a priori cependant elle peuvent être bornées.

Dans le cas où oi et o′i sont inconnus mais peuvent être bornés (oi ≤ oi ≤ oi et
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t

g(t)

oi oi

t

gmax(t)

oi o′i

t

gmin(t)

oi oi

Figure 9.6 – Lorsque les dates de début et de fin du gel du crédit sont inconnues : gmin
et gmax

o′i ≤ o′i ≤ o′i) comme représenté sur la Figure 9.6 il est possible de définir :

gmin(t) ≤ g(t) ≤ gmax(t)

Gmin(t, t+4t) =
∫ t+4t

t
gmin(x) dx

Gmax(t, t+4t) =
∫ t+4t

t
gmax(x) dx

Il est alors possible d’adapter les Théorèmes (26, 27) :

Théorème 28. Soit t, d ∈ R+, alors :

δTT,u(d) ≤ G(t, t+ d) ≤ δTT,u(d) (9.9)

Avec

δTT,u(d) 4= max
0≤i≤N−1

{
Gmax(oi, oi + d)

}
, (9.10)

δTT,l(d) 4= min
0≤i≤N−1

{
Gmin(o′i, o′i + d)

}
. (9.11)

Ce théorème permet de borner les temps de gel de crédit. Mais comme ces temps ne
sont pas exactement connus on ne peut pas prouver que la borne est atteinte.

Démonstration. Soit d ≥ 0.
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— Pour tout 0 ≤ i ≤ N − 1 :

G(oi, oi + d) =
∫ oi+d

oi

g(x) dx

≤
∫ oi+d

oi

gmax(x) dx

≤
∫ oi+d

oi

gmax(x) dx+
∫ oi+d

oi+d
gmax(x) dx

≤
∫ oi+d

oi

gmax(x) dx+
∫ oi+d

oi+d
1 dx

≤
∫ oi+d

oi

gmax(x) dx+
∫ oi

oi

1 dx

≤
∫ oi+d

oi

gmax(x) dx+
∫ oi

oi

gmax(x) dx

≤ Gmax(oi, oi + d)

Il est donc possible de déduire que :

max
0≤i≤N−1

{G(oi, oi + d)} ≤ max
0≤i≤N−1

{
Gmax(oi, oi + d)

}
— Pour tout 0 ≤ i ≤ N − 1 :

G(o′i, o′i + d) =
∫ o′i+d

o′i

g(x) dx

≥
∫ o′i+d

o′i

gmin(x) dx

≥
∫ o′i+d

o′i

gmin(x) dx+
∫ o′i+d

o′i+d
gmax(x) dx

≥
∫ o′i+d

o′i

gmin(x) dx+
∫ o′i+d

o′i+d
0 dx

≥
∫ o′i+d

o′i

gmin(x) dx+
∫ o′i

o′i

0 dx

≥
∫ o′i+d

o′i

gmin(x) dx+
∫ oi

oi

gmin(x) dx

≥ Gmin(o′i, o′i + d)

Et donc on en déduit que :

min
0≤i≤N−1

{
G(o′i, o′i + d)

}
≥ min

0≤i≤N−1

{
Gmin(o′i, o′i + d)

}
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A ce stade nous sommes donc capables de borner inférieurement et supérieurement la
durée de gel de crédit même lorsque les dates d’ouvertures et de fermetures ne sont pas
connues précisément. Nous allons voir comment l’adapter dans le cas de TSN/TT-CBS-
BE.

Non-preemption : une “pré-fermeture” est établie avant chaque fenêtre TT. Dans le
pire cas la durée de la “pré-fermeture” est le temps de transmission maximal d’une
trame CBS/BE (Lmax). Donc les offsets sont :

oi = oi,GCl −
Lmax
C

o′i = o′i,GCl

oi = oi,GCl o′i = o′i,GCl

Preemption with HOLD/RELEASE : une “pré-fermeture” réduite est établie avant
chaque fenêtre TT. Dans le pire cas la durée de la “pré-fermeture”est le la durée de
la guard band (LGB). De plus un overhead apparâıt après la fenêtre TT en cas de
préemption, sa longueur est d’au plus Lover. Donc les offsets sont :

oi = oi,GCl −
LGB
C

o′i = o′i,GCl

oi = oi,GCl o′i = o′i,GCl + Lover
C

Il nous est donc possible de borner la durée de gel de crédit pour un système TSN/TT-
CBS-BE quelle que soit la politique d’intégration utilisée et quelles que soient les règles
suivies.

9.3.2 Calcul des courbes de service résiduel

Les courbes de service présentées ici sont une généralisation de celles présentées dans
le Chapitre 8. Celles ci prennent en compte la présence de flux TT mais aussi la possibilité
qu’il y ait plus de deux classes CBS comme c’est le cas dans AVB.

Dans la suite nous nous intéresserons à la classe CBS i et calculerons ces différentes
courbes de service. De plus dans cette section nous faisons l’hypothèse que le crédit de
chaque classe peut être borné.

Courbe de service simple

Théorème 29. Si cmaxi est une borne supérieure du crédit de la classe i, et si δTT,u(t)
est une borne supérieure du temps de gel de crédit (bornes qui dépendent de la politique
d’intégration) alors la courbe de service simple de la classe CBS i (i ∈ [1, NCBS ]) est :

βmin
i (t) = C idSli

idSli − sdSli

[
t− δTT,u(t)− cmaxi

idSli

]+

↑
. (9.12)

Dans le cas où sdSli = idSli − C :

βmin
i (t) = idSli

[
t− δTT,u(t)− cmaxi

idSli

]+

↑
. (9.13)
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Démonstration. Soit t un instant quelconque. Notons Ai(t) et Di(t) le flux d’arrivée et de
départ de la classe CBS i. Soit s la date de début de la dernière busy period de la file i
où le crédit de la file i était nul, c’est-à-dire pour tout x dans (s, t], soit ci(x) < 0 soit
Di(x) < Ai(x).

À l’instant s, Di(s) = Ai(s) et ci(s) = 0.
Notons 4t l’intervalle t− s. Cet intervalle peut être décomposé en 4t = 4t+ +4t−+

4t0. 4t0 est la somme de tous les intervalles où le crédit est gelé sur (s, t]. Durant 4t0
le crédit de i est par définition constant. 4t− représente la durée de transmission des
messages de la classe CBS i. Durant 4t− le crédit de i diminue à la vitesse sdSli. Enfin
4t+ représente la durée où le crédit de i augmente. La variation de crédit durant l’intervalle
4t satisfait :

ci(t)− ci(s) = ci(t) = 4t+idSli +4t−sdSli
= (4t−4t0) idSli −4t− (idSli − sdSli).

Ainsi, nous obtenons une relation entre le temps de service de la classe i et la durée
de gel de crédit sur tout intervalle 4t,

4t− = (4t−4t0) idSli − ci(t)
idSli − sdSli

. (9.14)

De plus δTT,u(t) est une borne supérieure du temps de gel de crédit sur une durée t
donc :

4t0 ≤ δTT,u(4t). (9.15)

Par la suite en considérant (9.14) et (9.15), il est possible d’exprimer la variation du
flux de départ de la classe i durant l’intervalle 4t :

Di(t)−Di(s) = C 4t− ≥ C (4t− δTT,u(4t)) idSli − cmaxi

idSli − sdSli
.

Comme le flux de départ Di(t) est une fonction positive croissante et sachant que
Di(s) = Ai(s), nous avons :

Di(t)−Ai(s) ≥
[

C idSli
idSli − sdSli

(
t− δTT,u(4t)− cmaxi

idSli

)]+

↑
= βmin

i (t).

Par la suite,

Di(t) ≥ βmin
i (4t) +Ai(s) ≥ inf

0≤s≤t

{
Ai(s) + βmin

i (t− s)
}

=
(
Ai ∗ βmin

i

)
(t)

Ainsi, βmin
i (t) est une courbe de service simple de i.

Courbe de service strict

Théorème 30. Si cmaxi est une borne supérieure du crédit de la classe i, si cmini est une
borne inférieure du crédit de la classe i et si δTT,u(t) est une borne supérieure du temps
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de gel de crédit sur une durée t (bornes qui dépendent de la politique d’intégration) alors
la courbe de service strict de la classe CBS i (i ∈ [1, NCBS ]) est :

βmin
i (t) = C idSli

idSli − sdSli

[
t− δTT,u(t)− cmaxi − cmini

idSli

]+

↑
. (9.16)

Dans le cas où sdSli = idSli − C :

βmin
i (t) = idSli

[
t− δTT,u(t)− cmaxi − cmini

idSli

]+

↑
. (9.17)

Démonstration. Notons Ai(t) et Di(t) le flux d’arrivée et de départ de la classe CBS i. Soit
t et s deux instants tels que durant l’intervalle (s, t] la file i ne soit jamais vide, c’est-à-dire
pour tout x dans (s, t], Di(x) < Ai(x).

Notons 4t l’intervalle t− s. Cet intervalle peut être décomposé en 4t = 4t+ +4t−+
4t0. 4t0 est la somme de tous les intervalles où le crédit est gelé sur (s, t]. Durant 4t0
le crédit de i est par définition constant. 4t− représente la durée de transmission des
messages de la classe CBS i. Durant 4t− le crédit de i diminue à la vitesse sdSli. Enfin
4t+ représente la durée où le crédit de i augmente. La variation de crédit durant l’intervalle
4t satisfait :

ci(t)− ci(s) = 4t+idSli +4t−sdSli
= (4t−4t0) idSli −4t− (idSli − sdSli).

Ainsi, nous obtenons une relation entre le temps de service de la classe i et la durée
de gel de crédit sur tout intervalle 4t,

4t− = (4t−4t0) idSli − ci(t) + ci(s)
idSli − sdSli

. (9.18)

De plus δTT,u(t) est une borne supérieure du temps de gel de crédit sur une durée t
donc :

4t0 ≤ δTT,u(4t). (9.19)

Par la suite en considérant (9.18) et (9.19), il est possible d’exprimer la variation du
flux de départ de la classe i durant l’intervalle 4t :

Di(t)−Di(s) = C 4t− ≥ C (4t− δTT,u(4t)) idSli − cmaxi + cmini

idSli − sdSli
.

Comme le flux de départ Di(t) est une fonction positive croissante nous avons :

Di(t)−Di(s) ≥
[

C idSli
idSli − sdSli

(
t− δTT,u(t− s)− cmaxi − cmini

idSli

)]+

↑
= βmin

i (t− s).

Ainsi, βmin
i (t) est une courbe de service strict de i.
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Courbe de shaping

Théorème 31. Si cmaxi est une borne supérieure du crédit de la classe i, si cmini est une
borne inférieure du crédit de la classe i et si δTT,l(t) est une borne inférieure du temps de
gel de crédit sur une durée t (bornes qui dépendent de la politique d’intégration) alors la
courbe de shaping de la classe CBS i (i ∈ [1, NCBS ]) est :

σi(t) = C idSli
idSli − sdSli

[
t− δTT,l(t) + cmaxi − cmini

idSli

]+

↑
. (9.20)

Dans le cas où sdSli = idSli − C :

σi(t) = idSli

[
t− δTT,l(t) + cmaxi − cmini

idSli

]+

↑
. (9.21)

Démonstration. Notons Ai(t) et Di(t) le flux d’arrivée et de départ de la classe CBS i. Soit
t et t+4t deux instants quelconque. 4t peut être décomposé en 4t = 4t+ +4t−+4t0.
4t0 est la somme de tous les intervalles où le crédit est gelé sur (s, t]. Durant 4t0 le crédit
de i est par définition constant. 4t− représente la durée de transmission des messages de
la classe CBS i. Durant 4t− le crédit de i diminue à la vitesse sdSli. Enfin 4t+ représente
la durée où le crédit de i augmente. On alors :

cmin
i − cmax

i ≤ c(t+4t)− c(t)
≤ 4t+ idSli +4t− sdSli +4t0 0
≤ (4t−4t− −4t0) idSli +4t− sdSli
≤ (4t−4t0) idSli +4t−(sdSli − idSli)
≤ (4t− δTT,l(4t)) idSli −4t−(idSli − sdSli)

≤ (4t− δTT,l(4t)) idSli − (Di(t+4t)−Di(t))
idSli − sdSli

C

Comme le flux de départ Di(t) est une fonction positive croissante nous avons :

Di(t+4t)−Di(t) ≤
C idSli

idSli − sdSli

[
t− δTT,l(4t) + cmaxi − cmini

idSli

]+

↑
= σi(t)

Par la suite, on en déduit que pour tous instants t et t+4t :

Di(t+4t) ≤ σi(4t) +Di(t)

Et donc que :

Di(t+4t) ≤ inf
u,s≥0,u+s=t+4t

{σi(u) +Di(s)} =
(
Di ∗ σi

)
(t+4t)

Ainsi, σi(t) est une courbe de shaping de la classe i.
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9.4 Conclusion

Dans ce chapitre nous avons complété la modélisation qui avait été effectuée au Cha-
pitre 8.

Pour cela nous avons tout d’abord présenté les règles, définies par la norme, qui en-
cadrent la transmission des messages ainsi que la variation du crédit des classes CBS
lorsque l’on rajoute un aspect Time-Triggered via un système de porte du réseau TSN/TT-
CBS-BE. Nous avons aussi détaillé les différentes politiques d’intégration disponibles.

Par la suite nous avons montré que ces règles pouvaient conduire à un fonctionnement
inattendu du réseau TSN/TT-CBS-BE. Nous avons donc proposé de nouvelles règles qui
nous semblent mieux correspondre au comportement désiré.

Pour établir les différentes courbes de service, il était nécessaire que le crédit de chaque
classe soit borné inférieurement et supérieurement et que l’on soit capable de calculer ces
bornes. C’est ce que nous avons fait, dans un premier temps en nous plaçant dans le cadre
de la norme. Puis dans un second temps, nous avons calculé ces bornes, avec nos règles
alternatives.

Il était de plus nécessaire d’être capable de borner la durée durant laquelle le crédit
des classes CBS est gelé. C’est donc ce que nous avons fait dans la section suivante.

Cela fait, il nous a été possible de construire, à l’aide du Calcul Réseau, un modèle afin
de borner le temps de traversée des messages. Pour cela nous avons exprimé les différentes
courbes de services offertes par un serveur TSN/TT-CBS-BE aux flux CBS.
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Chapitre 10

Bilan

10.1 Résumé des contributions

L’objectif de ce travail était de mettre en place un modèle capable de borner les temps
de traversée du réseaux. Afin d’y parvenir nous nous sommes basés sur la méthode d’ana-
lyse du Calcul Réseau. Nous nous sommes intéressés en particulier à la modélisation des
interactions qui existent entre les messages synchrones et les messages asynchrones. Les
modèles présentés dans ce manuscrit prennent en compte les dates d’émission sur le réseau
des messages synchrones lors du calcul des bornes supérieures de temps de traversée du
réseau des messages asynchrones.

Ce travail a permis tout d’abord dans le Chapitre 6 de proposer une nouvelle façon
d’envisager l’utilisation des dates d’émission avec un bus faiblement synchronisé. Il avait
déjà été montré que l’utilisation d’offsets réduisait fortement les délais de traversée du bus
en réduisant le nombre de contentions. Cependant jusqu’à présent seules deux solutions
étaient proposées. La première consistait à synchroniser tous les nœuds du système, il
est alors possible d’établir un ordonnancement global et d’éviter les contentions. Cette
première solution permettait de minimiser le délai de traversée mais en contre partie était
très coûteuse. La deuxième solution consistait à ne pas synchroniser les nœuds et de se
limiter à un ordonnancement local. Cela permet tout de même d’éviter les contentions
intra-nœuds ce qui diminue le temps de traversée des messages, mais de façon moins
efficace qu’avec une horloge commune. L’idée d’un système faiblement synchronisé était
d’obtenir un compromis entre ces deux solutions. Un délai réduit en évitant au maximum
les contentions mais sans avoir un coût de synchronisation trop important.

Afin d’évaluer l’intérêt que peut avoir l’utilisation d’un système faiblement synchronisé
sur le pire temps de traversée d’un message il est nécessaire d’être capable de borner le délai
dans une telle situation. Or il n’existait pas jusqu’à présent de modèle capable de prendre
en compte de façon satisfaisante cette synchronisation faible. Nous avons donc développé,
à l’aide du calcul réseau, un modèle d’un bus faiblement synchronisé. Ce modèle permet
non seulement de modéliser un bus parcouru uniquement par des flux synchrones mais
aussi des flux asynchrones. De plus nous avons montré comment ce modèle permettait
de prendre en compte les possibles erreurs sur le bus ainsi que les messages liés à la
synchronisation entre les horloges.
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Ce modèle établi il a été possible de mener un nombre important d’expérimentations
afin d’évaluer le gain apporté par l’utilisation d’un bus faiblement synchronisé. Ces
expériences ont révélé qu’une synchronisation faible permettait une diminution très si-
gnificative des délais (jusqu’à 40%). Nous avons par la suite montré que cette diminution
des délais permet une augmentation de la charge maximale du lien utilisable. La synchro-
nisation faible permet d’utiliser en moyenne près de 70% du lien alors que sans utiliser
d’offsets la part maximale du lien que l’on peut utiliser n’atteindra en moyenne même pas
les 50%.

Par la suite, dans le Chapitre 7, nous nous sommes intéressés au réseau TTEthernet.
Le réseau TTEthernet avec ses trois classes de trafic offre énormément de flexibilité en
terme d’organisation de la communication. Cependant les interactions qui existent entre
ces différents trafics sont multiples et complexes et il est donc difficile de prévoir l’impact
qu’elles peuvent avoir sur le temps de traversée du réseau. En particulier nous avons
cherché à évaluer l’impact du trafic Time-Triggered sur le trafic Rate-Constrained. Dans
un contexte temps réel il est nécessaire d’avoir des garanties temporelles sur les messages
Rate-Constrained et il est donc primordial de connâıtre l’impact des flux Time-Triggered
sur les flux Rate-Constrained.

Pour répondre à ce problème, nous avons tout d’abord, à l’aide du calcul réseau,
développé un nouveau modèle capable de calculer des bornes sur le temps de traversée
des messages Rate-Constrained. Ce modèle permet de modéliser le trafic Time-Triggered
et peut être utilisé avec chacune des différentes politiques d’intégration proposées dans
TTEthernet.

Ce modèle établi il a été possible de mener un nombre important d’expérimentations
afin d’évaluer l’impact qu’ont les flux Time-Triggered sur le temps de traversée des flux
Rate-Constrained. Nous avons pu apprendre de ces expérimentations un grand nombre de
points :

— La politique d’intégration timely block, en prévenant les contentions pour les flux
TT, entrâıne une augmentation importante des bornes sur le temps de traversée en
comparaison avec la politique de shuffling. Cela va jusqu’à doubler les bornes sur les
délais lorsque la proportion de flux TT dépasse les 50%.

— La politique d’ordonnancement utilisée par TTPlan vise à lisser le trafic en
répartissant les flux TT dans le temps. Ceci a pour conséquence de diminuer les
bornes sur les délais des flux RC, lorsque la proportion de flux TT augmente. Ce-
pendant cet effet n’est vrai qu’en cas de shuffling, politique qui augmente le temps
de traversée maximum des flux TT. Dans le cas de timely block il faut qu’une part
importante du trafic soit TT pour que cet effet ne soit pas négligeable.

— La charge du réseau a un rôle majeur sur les interactions entre les flux TT et RC.
En effet lorsque le nombre de flux est plus important les interactions entre flux TT
et RC seront d’autant plus présentes. En cas de timely block il y aura donc d’autant
plus de bande passante non utilisée afin de garantir les dates d’émission des messages
TT ce qui augmente les bornes sur les délais.

Enfin dans les Chapitres 8 et 9 nous nous sommes intéressés au réseau TSN. TSN
désigne un groupe de travail de l’IEEE, qui complète Ethernet. Ce groupe est actuelle-
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ment toujours en cours de travaux, la norme TSN n’est donc pas entièrement définie. De
plus, l’architecture TSN admet beaucoup de paramètres, conduisant à de nombreux com-
portements différents. Il n’existe donc pour l’instant que peu d’études sur le sujet, d’où
l’importance d’être capable de bien comprendre le fonctionnement du réseau TSN afin de
mettre en place une modélisation de ce dernier.

Dans ces deux chapitres nous nous sommes donc basés sur la norme TSN, afin d’en
dégager les règles de fonctionnements que nous avons présenté en détail. Nous avons pro-
posé différentes façon d’utiliser ces norme à travers deux classes particulières de TSN :
TSN/CBS-BE et TSN/TT-CBS-BE. Nous avons de plus montré en quoi la norme telle
qu’elle existe actuellement pouvait conduire à un fonctionnement inattendu et nous avons
proposé une possible modification. Nous avons de plus modéliser en calcul réseau, l’en-
semble de ces deux classes.

La première contribution a consisté à définir une classe particulière du réseau TSN que
nous avons désigné par TSN/CBS-BE. Ce type de réseau est une généralisation de réseau
AVB puisqu’il ajoute la possibilité d’avoir plus de deux files CBS. Nous avons détaillé le
fonctionnement du crédit, et avons par la suite démontré sous quelles conditions ce dernier
était borné et quelles étaient ses bornes dans ce cas. Cela fait il nous a été possible de
construire, à l’aide du Calcul Réseau, un modèle afin de borner le temps de traversée des
messages, pour cela nous avons calculé les différentes courbes de service pour chaque flux
CBS.

Dans un second temps nous avons considéré une nouvelle classe particulière du réseau
TSN que nous avons désigné par TSN/TT-CBS-BE. Ce type de réseau ajoute non seule-
ment la possibilité d’avoir plus de deux files CBS mais il ajoute aussi une file Time-
Triggered. Nous avons tout d’abord expliqué comment était géré l’aspect Time-Triggered
dans TNS. Puis nous avons présenté les modifications qu’entrâınait la présence d’un flux
Time-Triggered pour l’ensemble des autres flux. Nous avons alors montré que la norme
actuelle pouvait conduire à un fonctionnement inattendu. Nous avons donc proposé un
nouvel ensemble de règles et nous avons montré en quoi ces nouvelles règles nous semble
mieux correspondre au comportement attendu. Nous avons par la suite développé un
modèle complet permettant d’analyser le fonctionnement de TSN/TT-CBS-BE quelle que
que soit la politique d’intégration utilisée dans le cas de la norme mais aussi dans le cas de
nos règles alternatives. Pour cela nous avons non seulement borné supérieurement le crédit
dans TSN/TT-CBS-BE mais nous avons aussi borné le temps durant lequel le crédit est
gelé suite aux interactions avec les flux Time-Triggered.

Si l’on trace le bilan de tout ceci, ces travaux ont permis de développer de nouveaux
résultats de calcul réseau afin de prendre en compte la synchronisation dans un réseau.
Nous avons de plus montré, sur un bus, qu’une synchronisation faible permet une réduction
très importante du délai maximal des messages à faible coût. Nous avons aussi montré que
l’utilisation de flux synchrones pouvait grandement impacter le reste du trafic. Nous avons
pu montrer que cette influence est complexe, d’une part l’utilisation de flux synchrones
permet de lisser le trafic et donc réduire les délais et d’autre part les politiques d’intégration
augmentent les délais des flux asynchrones. Ce travail permet de modéliser finement les
interactions qui existent entre flux synchrones et flux asynchrones.
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10.2 Perspectives

Un point important qui n’a été qu’évoqué au cours de ce travail est la nécessité d’une
synchronisation entre la partie application et la partie réseau. En effet dans cette étude
nous nous sommes concentrés sur les temps de traversée du réseau cependant en pratique le
temps de traversée qui importe est le temps de traversée d’application à application. Dans
le cas de messages asynchrones cela ne pose jamais de soucis puisque dès qu’un message
est produit par la partie application il peut être transmis à la partie réseau. Les messages
synchrones eux doivent respecter des dates d’émission au niveau de la partie réseau, si la
date de production du message ne correspond pas à la date d’émission du message alors
celui ci devra attendre jusqu’à sa prochaine date d’émission. Ce délai supplémentaire doit
être pris en compte.

Cependant nous avons montré comment, dans le cas du bus CAN, une synchronisation
faible permet d’obtenir une réduction très importante de l’ensemble des temps de traversée
des messages. Il n’est pas nécessaire de synchroniser parfaitement tous les éléments sur
le bus pour bénéficier de la réduction des délais, il suffit de synchroniser faiblement les
applications entre elles. Une piste de travail qui nous semble très prometteuse à ce stade
est d’étendre ce résultat que l’on a obtenu sur un bus à un réseau commuté. Ainsi la
synchronisation des seules applications serait suffisante pour bénéficier des avantages des
flux synchrones et la synchronisation des commutateurs ne serait plus nécessaire. En effet
si les dates d’émission sur le réseau de l’ensemble des messages sont connues il devrait
être possible d’en déduire les dates d’émission au niveau des commutateurs à une certaine
précision près. Ce cas est similaire à celui observé lorsque plusieurs nœuds faiblement
synchronisé communique sur un même lien où la date d’émission des messages est alors
connue à une précision près. Or nous pensons donc qu’il est possible d’adapter notre
modèle développé pour le cas d’un bus faiblement synchronisé, à un réseau commuté dont
seules les applications sont synchronisées. C’est-à-dire que la date d’émission des messages
au niveau de chaque calculateur serait connue, et celles au niveau des calculateurs le serait
à une certaine précision près. L’intérêt serait de ne pas avoir à utiliser de commutateurs
dédiés capable d’être synchronisés au reste du réseau (ce qui a un coût) tout en bénéficiant
des avantages procurés par les messages synchrones.

Enfin la norme TSN possède de très nombreuses possibilités, sa flexibilité permet de
définir de nombreux types de réseau. C’est ce que nous avons fait au cours de cette étude en
proposant deux cas d’utilisation : TSN/CBS-BE et TSN/TT-CBS-BE. Ces types de réseau
sont une généralisation de réseau AVB puisqu’ils ajoutent la possibilité d’avoir plus de deux
files CBS ainsi que la possibilité d’avoir une file Time-Triggered. Mais de nombreuses autres
utilisations sont possibles, le credit based shaper n’est pas le seul algorithme de shaping
qui existe, on peut par exemple citer le burst Limiting shaper et le peristaltic shaper. De
plus dans TSN/TT-CBS-BE nous avons considéré le cas où les fenêtres Time-Triggered
étaient exclusives, c’est à dire que les fenêtres des classes CBS étaient ouvertes lorsque
celles de la classe Time-Triggered était fermée et inversement. Or cela n’est pas imposé par
la norme, il serait possible d’avoir un flux plus prioritaire que les classes CBS qui partage
le lien avec elles par exemple. Dans cette étude nous avons proposé un cas d’utilisation de
TSN et avons montré qu’il était possible de le modéliser à l’aide du calcul réseau. Toutes
ces autres utilisations nécessitent elles aussi une modélisation afin d’être capable d’évaluer
leurs intérêts.



Glossaire

AFDX : Avionics Full DupleX Switched Ethernet
AVB : Audio Video Bridging
BAG : Bandwidth Allocation Gap

BE : Best Effort
CAN : Controller Area Network

CAN-FD : Controller Area Network with Flexible Data rate
CBS : Credit Based Shaper

CSMA/CD : Carrier Sense Multiple Access / Collision Detection
FIFO : First In, First Out

MIMO : Multiple Input, Multiple Output
MFS : Maximum Frame Size

NP-SP : Non-Preemptive Static-Priority
PCF : Protocol Control Frame
PTP : Precision Time Protocol

RC : Rate Constrained
SFA : Separated Flow Analysis

TDMA : Time Division Multiple Access
TFA : Total Flow Analysis

TT : Time-Triggered
TTP : Time-Triggered Protocol
TSN : Time Sensitive Network

VL : Virtual Link
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Résumé
Les systèmes embarqués complexes (avions, satellites, drones...) contiennent de plus en plus de calcu-

lateurs. Désormais ce sont des dizaines voire des centaines de calculateurs qui communiquent à travers un
réseau partagé. Une fonction est réalisée par la collaboration d’un ensemble de calculateurs qui s’échangent
un nombre croissant d’informations.

Dans un contexte de temps réel embarqué, il faut non seulement garantir que ces informations échangées
sont correctes mais il faut aussi garantir qu’elles vérifient leurs contraintes temporelles. Du point de vue du
réseau cela signifie qu’une information doit être échangée en respectant les délais qui lui sont imposés. Ceci
implique de pouvoir borner le temps de traversée du réseau de chaque message afin de vérifier qu’il arrive
dans les temps. Or les systèmes embarqués étant de plus en plus complexes et le nombre d’informations
échangées étant en constante augmentation, cette borne est de plus en plus difficile à calculer. De plus
il est important que cette borne soit le moins pessimiste possible afin d’éviter que le système soit sur-
dimensionné.

L’objectif de ce travail est de mettre en place un modèle capable de calculer ces bornes. Afin d’y parvenir
nous nous sommes basés sur la méthode d’analyse du Calcul Réseau. Ce travail s’est en particulier attardé
sur la modélisation des interactions qui existent entre les messages synchrones et les messages asynchrones.
Les modèles présentés dans ce manuscrit prennent en compte les dates d’émission sur le réseau des messages
synchrones lors du calcul des bornes supérieures de temps de traversée des messages asynchrones. Les
principales contributions apportées par ce manuscrit sont :

1. la présentation d’une nouvelle façon d’envisager l’utilisation des dates d’émission sur le bus CAN :
la synchronisation faible. Ainsi que la modélisation complète d’un tel système et enfin l’évaluation
du gain apporté par cette solution.

2. une modélisation complète du réseau TTEthernet permettant d’évaluer finement l’impact des flux
synchrones sur le temps de traversée des flux asynchrones.

3. une présentation de l’utilisation de la synchronisation dans le réseau TSN ainsi qu’un modèle complet
permettant d’analyser cette nouvelle technologie.

Abstract
Complex embedded systems (planes, satellites, drones ...) contain more and more calculators. From

now on, these are tens or even hundreds of calculators that communicate through a shared network. A
function is achieved by the collaboration of a set of devices that exchange a growing number of information.

In an embedded real-time context, it must be ensured that these informations exchanged are correct
but it must also be ensured that they verify their temporal constraints. From the network point of view,
this means that informations must be exchanged respecting their deadlines. This implies being able to
upper bound the traversal time of the network of each message in order to verify that it arrives in time.
However, as embedded systems are more and more complex and as the amount of information exchanged
is constantly increasing, this bound is increasingly difficult to compute. Furthermore, it is important that
this upper bound to be the least pessimistic possible to avoid an oversized system. The goal of this work
is to develop new methods of analysis in order to be able to compute these bounds.

In order to achieve this, we used the Network Calculus method of analysis. This work focuses on the
modeling of interactions between synchronous messages and asynchronous messages. The models presented
in this work take into account the transmission dates on the network of synchronous messages when
calculating the upper bounds of traversal time of the asynchronous messages. The main contributions are :

1. the presentation of a new way of considering the use of the dates of emission on the CAN bus : the
weak synchronization. As well as the complete modeling of such a system and finally the evaluation
of the gain provided by this solution.

2. a complete modeling of the TTEthernet network allowing to evaluate the impact of the synchronous
flows on the traversal time of the asynchronous flows.

3. a presentation of the use of synchronization in the TSN network and a complete model for analyzing
this new technology.
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