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RESUMO

Dissertacdo de Mestrado
Mestrado em Informética

Universidade Federal de Santa Maria

ESCALONAMENTO DE TAREFAS E FLUXOS DE COMUNICACAO
PARA SISTEMAS SEMI-PARTICIONADOS EM ARQUITETURAS NOC

Autor: laé Santos Bonilha

Orientador: Osmar Marchi dos Santos

Com a popularizacdo de sistemas multi-processador, surgiu uma série de propostas de
modelos de escalonamento, na area de sistemas de tempo real que, teoricamente, sdo capazes
de obter um alto aproveitamento dos recursos do sistema. Entretanto, o modelo de
escalonamento mais adotado continua sendo um dos primeiros modelos de escalonamento
propostos na area, 0 modelo de escalonamento particionado. O modelo de escalonamento
particionado s6 pode garantir o escalonamento de conjuntos com até cerca de 69% de
utilizacdo de processador, sendo limitado se comparado com garantias de escalonamento de
até 97% de utilizacdo de modelos mais recentes. O motivo pelo qual o escalonamento
particionado continua sendo utilizado é a grande concentracdo de estudos a respeito do
modelo e o desenvolvimento de analises de escalonamento capazes de garantir o
escalonamento do modelo em condicGes reais do sistema. Modelos mais recentes, como 0
escalonamento semi-particionado, apresentam uma possibilidade de um maior aproveitamento
do sistema, porém, ainda possuem estudos limitados e ndo dispde de analises de
escalonamento capazes de prover garantias temporais para o sistema em condi¢fes reais,
devido a presenca de diversas abstracdes no modelo. Neste sentido, este trabalho foca em
arquiteturas Network-on-Chip que apresentam comunicacdo explicita, abstraida nos trabalhos
encontrados na literatura. Este trabalho tem como objetivo primario o desenvolvimento de
uma analise de escalonamento capaz de prover garantias temporais para 0 modelo de
escalonamento semi-particionado levando em consideracdo fatores previamente abstraidos,
como a necessidade de comunicagéo entre tarefas e o impacto da migragdo das tarefas nos
seus fluxos de comunicacdo, aproximando o modelo da realidade. O desenvolvimento de tal
analise possibilita o estudo preliminar de algoritmos heuristicos de mapeamento de tarefas,
capazes de mapear conjuntos de tarefas levando em consideracdo migracOes de tarefas e
comunicagéo entre tarefas em um modelo de escalonamento semi-particionado.

Palavras-chave: sistemas de tempo real, escalonamento semi-particionado, sistemas
multiprocessados, anélise de escalonamento, migracdo de tarefas, alocagdo de recursos
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SEMI-PARTITIONED SCHEDULING OF TASKS AND
COMMUNICATION FLOWS ON NOC ARCHTECTURES

Author: laé Santos Bonilha

Advisor: Osmar Marchi dos Santos

Despiste the fact that many scheduling models teoretically capable of high system resource
utilization were proposed with the development of the real-time system, the industry still uses
the first scheduling model proposed for multi-processor real-time systems, the partitioned
scheduling model. This scheduling model can guarantee scheduling of task sets up to around
69% processor utilization, which falls pale in comparison to recent scheduling models that
can guarantee scheduling up to 97% processor utilization. The motive behind the utilization of
the partitioned scheduling as industrial model is the amount of studies made on this model
and the development of scheduling analysis capable of providing temporal guarantees for this
model on a real system environment. Recent scheduling models, like semi-partitioned
scheduling, offer the possibility of a higher system resource utilization, it still lack studies and
scheduling analysis capable of provide temporal guarantees under a real environment. The
current scheduling analysis for most of the more recent models take advantage of a series of
abstractions, failing to provide guarantees under real circumstances. This papers primary
objective is to produce a new scheduling analysis for semi-partitioned scheduling, capable of
achieving temporal guarantees taking some of the previously abstracted factors, like task
communication and the impact f task migration on its communications flows, approximating
the scheduling model to real environmental conditions. With the development of such
analysis preliminary studies were made on heuristic task mapping algorithms for semi-
partitioned systems.

Key words: real-time systems, semi-partioned scheduling, multiprocessor systems,
scheduling analysis, task migration, resource allocation
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1. Introducao

Sistemas de tempo real sdo sistemas que possuem um carater temporal critico, de forma que
cada uma de suas tarefas possui um intervalo (ou prazo), no qual seus resultados terdo
validade. Em outras palavras, se uma das tarefas executar além do seu prazo, seus resultados
terdo pouca ou nenhuma utilidade para o sistema.

Para a obtengdo da previsibilidade temporal de um conjunto de tarefas, ¢ necessario
que estas tarefas tenham um comportamento conhecido em termos de tempo de execucao,
frequéncia de execugdo e ordem de execucdao em relagdo a outras tarefas. O pior tempo de
execucdo possivel para cada tarefa (computagdo - C) e o tempo minimo entre liberagdes
consecutivas de uma tarefa (periodo — T) sdo obtidos através de simulagdes ou do estudo
aprofundado do conjunto de tarefas junto com a arquitetura do sistema. O processo de
determinagdo da ordem no qual as tarefas sdo executadas ¢ conhecido como escalonamento de
tarefas e, normalmente, ¢ guiado por um sistema de prioridades fixas (imutdveis durante a
execu¢ao de uma tarefa) ou dinamicas (sendo modificadas no decorrer da execucao de uma
tarefa). As pesquisas a respeito de escalonamento de tarefas para sistemas de tempo real
tiveram inicio nos anos 70, sendo realizadas inicialmente para sistemas uniprocessados
(arquitetura mais difundida na época). No decorrer das pesquisas em escalonamento de tempo
real para sistemas uniprocessados, foram desenvolvidos algoritmos de escalonamento
considerados 6timos, como os propostos em (Liu e Layland, 1973).

Com o avango do hardware ¢ o barateamento de seus custos, sistemas
multiprocessados se tornaram cada vez mais comuns, gerando problemas na area de sistemas
de tempo real, pois os algoritmos considerados 6timos para escalonamento uniprocessado
mostraram-se nao-otimos para o escalonamento de sistemas multiprocessados. Isso ocorre
porque a distribuicao das tarefas entre os multiplos processadores (fator ndo abordado por
algoritmos ndo processados por se tratar de um unico processador) provou-se um fator
impactante na escalonabilidade de um sistema.

Com a necessidade crescente da utilizagao de arquiteturas multiprocessadas para
sistemas de tempo real, foram criadas estratégias de escalonamento para contornar o problema
da distribuicdo de tarefas entre os processadores em sistemas multiprocessados, como
mostrado em (Davis e Burns, 2010).

As primeiras estratégias de escalonamento criadas, conhecidas como escalonamento
particionado e escalonamento global, apresentavam capacidade da obtengdo de garantias
temporais de tarefas, porém, as custas de um baixo aproveitamento dos recursos do sistema.
No escalonamento particionado as tarefas sao distribuidas entre os processadores do sistema
de acordo com alguma heuristica e sua migracdo ndo ¢ permitida. Enquanto isso, no
escalonamento global, apesar da distribui¢do inicial das tarefas, sua migracao ¢ permitida. O
limite de utilizagdo para garantia de sua escalonabilidade em sistemas particionados beira os
69%. O escalonamento global prové escalonamento a sistemas com até¢ 100% de utilizagao,
porém, gerando um overhead intenso no sistema que torna seu uso praticamente proibitivo.

Em meados do ano 2000, comegou-se a discutir estratégias de escalonamento hibridas
que se aproveitavam das vantagens de ambas estratégias tradicionais, tentando minimizar suas
desvantagens. Uma das estratégias hibridas que surgiram nesse periodo foi o escalonamento



semi-particionado. No escalonamento semi-particionado, as tarefas sdo distribuidas entre os
processadores do sistema de forma similar ao escalonamento particionado, porém, para um
conjunto limitado dessas tarefas ¢ permitida a migra¢ao. A migragdo no escalonamento semi-
particionado ¢ feita de acordo com padrdes fixos, as tarefas migratorias migram sempre entre
o mesmo conjunto de processadores, na mesma ordem. Através das migracdes em padrdes
fixos de um sub-conjunto fixo de tarefas, os algoritmos de escalonamento semi-particionado
sdo capazes de gerar um maior aproveitamento de recursos, chegando a cerca de 97% com
overhead de sistema aceitavel (Kato, Yamasaki e Ishikawa, 2009), enquanto geram o
comportamento temporal previsivel caracteristico do escalonamento particionado, podendo
usufruir de suas andlises de escalonamento.

Outro fator de grande impacto que deve ser considerado no escalonamento de um
conjunto de tarefas ¢ a necessidade de comunicagao entre elas. Relagcdes de dependéncia de
dados entre tarefas sdo ocorréncias comuns nos sistemas atuais (por exemplo, relagdes de
produtor-consumidor). A comunicagao entre tarefas, além de adicionar complexidade ao
modelo do sistema, pode impactar diretamente na eficiéncia do mesmo. Isso ocorre devido ao
fato de que tarefas com relagdes de dependéncia de dados necessitam de dados provenientes
de outras tarefas (que podem estar até mesmo alocadas em um processador diferente) para
iniciar sua execuc¢do e o atraso no envio (perda de prazo por parte da tarefa geradora dos
dados) ou na propagacao desses dados pode resultar em perdas de prazos por parte da tarefa
receptora.

Em sistemas multiprocessados o problema de roteamento dos dados ¢ acrescentado,
pois a distdncia entre o core da tarefa geradora e da tarefa receptora afeta o tempo de
propagacao final dos dados. Nesta disserta¢do utiliza-se uma arquitetura baseada em Network-
on-Chip (NoC), pois tal arquitetura gera padrdes previsiveis de roteamento de comunicagao.
Na literatura atual, existem modelos de analise de escalonamento de comunicagdes para
sistemas particionados considerando arquiteturas Network-on-Chip (Shi e Burns, 2010), que
tratam isoladamente do escalonamento de comunicagdes e nao lidam com o escalonamento de
tarefas em conjunto.

Apesar de apresentar uma grande melhora no aproveitamento do uso de processadores
gerada pelo escalonamento semi-particionado, na literatura atual, ndo existem estudos a
respeito de andlises de escalonamento de comunicagdes para esta estratégia de escalonamento
(e estratégias que permitam a migracdo de tarefas em geral). Sendo o comportamento
temporal das comunica¢des um fator de grande impacto para a escalonabilidade geral do
sistema (pois pode resultar em perdas de prazos de tarefas dependentes), a aplicabilidade
desta estratégia de escalonamento torna-se questiondvel. Para que uma estratégia de
escalonamento possa ser aplicada nos sistemas atuais, 0 comportamento temporal das suas
comunicagdes deve ser levado em consideragdo. Portanto, para tornar o escalonamento semi-
particionado viavel para sistemas atuais, € necessario um método de prover garantias
temporais para comunicagdes em um ambiente com tarefas migratorias, algo ndo encontrado
na literatura atual.
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1.1 Objetivos

Este trabalho tem como principal objetivo, obter 0 aumento do aproveitamento do poder
computacional de sistemas de tempo real multiprocessados através da viabilizacdo do
escalonamento semi-particionado para sistemas com necessidade de comunicacdo entre
tarefas considerando arquiteturas NoC. Para alcangar este objetivo principal, os seguintes
objetivos foram desenvolvidos nesta dissertagéo:

1) Reducao do pessimismo desnecessario presente na analise de escalonamento de
comunicacdes proposta em (Shi e Burns, 2010)

2) Desenvolvimento de um modelo de anélise de escalonamento que leve em
consideracdo o impacto do tempo de execucéo das tarefas no comportamento temporal
dos fluxos de comunicagéo produzidos pelas mesmas.

3) Adaptacéo do modelo de anélise de escalonamento desenvolvido para que o impacto
de mudancas de roteamento geradas por migracao de tarefas seja levado em conta.

4) Utilizacdo de algoritmos de busca de solucdo juntamente com o modelo de analise
desenvolvido para realizacdo de testes de mapeamento de tarefas automatico em um
sistema de tempo real semi-particionado.

1.2 Estrutura do Texto

Este trabalho é estruturado da seguinte forma. No Capitulo 2, é apresentada uma revisdo da
literatura utilizada para o desenvolvimento deste trabalho, abordando o escalonamento de
tarefas e fluxos de comunicacdo em sistemas multiprocessados. No Capitulo 3, é exposto o
processo de criacdo de uma nova analise de escalonamento de fluxos de comunicacédo
baseada na analise proposta em (Shi e Burns, 2010). O Capitulo 4 apresenta a discussdo do
impacto da migracdo de tarefas na previsibilidade da andlise de escalonamento de fluxos de
comunicac¢do, levando a uma proposta de um modelo de analise de escalonamento para
obtencdo de garantias temporais para fluxos em sistemas com escalonamento semi-
particionado. No Capitulo 5, é abordado o processo de mapeamento de tarefas em sistemas
semi-particionados, considerando-se o comportamento temporal de fluxos de comunicacédo e
tarefas. Finalmente, no Capitulo 6, sdo apresentadas as consideracdes finais e prospectos em
relacdo ao trabalho desenvolvido.
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2. Referencial Teorico

Este capitulo contém a base tedrica na qual este trabalho foi fundamentado. Sdo expostas
neste capitulo as bases tedricas para o desenvolvimento da analise de escalonamento proposta
neste trabalho juntamente com uma discussdo a respeito das estratégias de escalonamento
presentes na literatura atual e a viabilidade da obtencdo de garantias temporais de
comunicacgéo para cada uma delas.

2.1 Escalonamento de Tarefas

De modo a oferecer garantias temporais para as tarefas de um sistema Liu e Layland
introduziram a no¢ao de instante critico (Liu e Layland, 1973) juntamente com o modelo de
taxa monotonica, no qual cada tarefa recebera uma prioridade Unica e inversamente
proporcional ao seu periodo. Dado um conjunto de tarefas com prioridades arbitrarias, o
instante critico de uma tarefa ocorre quando a mesma chegar ao escalonador simultaneamente
com todas as tarefas que possuem prioridade igual ou maior que a sua. O instante critico ¢é
considerado a pior situagdo possivel para o escalonamento. Se existir uma ordem para as
tarefas serem executadas na qual nenhuma das tarefas perderd seu prazo, o sistema ¢
considerado escalonavel.

Ainda no mesmo artigo, Liu e Layland definiram o primeiro modelo para a
analise (ou teste) de escalonamento de um sistema, em que um conjunto de tarefas, chegando
simultaneamente no escalonador, com periodos definidos e priorizadas de acordo com o
tamanho de seu periodo (definicdo de prioridades por taxa monotonica ou Rate Monotonic) ¢
praticavel, sem que nenhuma delas perca seu prazo, desde que a utilizagdo de CPU ndo passe
do limite dado pela Equagao (1).

gl (1)

Sendo Ci o tempo de computacao da tarefa i; 7i é o periodo da tarefa i; e n o nimero total de
tarefas no sistema.
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Para que a garantia temporal provida pela Equagdo (1) se confirmasse, as seguintes restri¢des
deviam ser obedecidas:

* As tarefas devem ser independentes umas das outras;

* Todas as tarefas devem ser periddicas;

* Nenhuma tarefa pode sofrer bloqueio devido a eventos externos;
* Todas as tarefas devem chegar simultaneamente ao escalonador;
* Os prazos das tarefas devem ser iguais aos seus periodos.

O teste de escalonamento dado pela Equagao (1) ¢ dito suficiente (se o sistema passar no teste,
o sistema ¢ escalonavel), porém, ndo necessario (se o sistema falhar no teste, ele pode ou nao
ser escalonavel) .

Cerca de 10 anos apos a proposi¢ao do primeiro modelo de teste de escalonamento, foi
proposto um novo teste para verificar se um conjunto de tarefas era escalonavel através de um
modelo de atribuicdo de prioridades arbitrario, como descrito em (Audsley et al, 1995),
conhecido como response time. Esse teste produz como resultado o pior tempo possivel de
respostas (» - response time) para uma tarefa no seu instante critico e € calculado, de forma
iterativa, pela seguinte equagao.

1 =Ci+Bi+Xjenp@ [;—j G (2)

Em que C; ¢ a computacdo da tarefa i, Bi ¢ o tempo maximo de bloqueio da tarefa i; e hp(i)
representa o conjunto de tarefas de prioridade mais alta que a tarefa i.

O escalonamento de tarefas em sistemas multiprocessados gerou problemas na area de
sistemas de tempo real, pois os algoritmos Otimos para escalonamento uniprocessado
provaram-se sub-6timos para o escalonamento de sistemas multiprocessados (Davis e Burns,
2011). Isso ocorre, pois a distribuicdo das tarefas entre os multiplos processadores (fator ndo
abordado por algoritmos nao processados por se tratar de um tnico processador) ¢ um fator de
grande impacto na escalonabilidade de um sistema.

Com a necessidade crescente da utilizagdo de arquiteturas multiprocessadas para
sistemas de tempo real, foram criadas estratégias de escalonamento para contornar o problema
da distribuicdo de tarefas entre os processadores em sistemas multiprocessados, como
mostrado em (Davis e Burns, 2010). No decorrer desta subsecao, diferentes estratégias para o
escalonamento de tarefas em sistemas multiprocessados serdo discutidas e avaliadas de acordo
com suas vantagens e desvantagens. O foco desta revisdo sdo as principais estratégias
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encontradas na literatura. Também serd discutida a viabilidade da implementacdo de uma
analise de escalonamento para fluxos de comunica¢do nas mesmas.

2.1.1 Escalonamento Particionado

No escalonamento particionado, todas as tarefas do conjunto de tarefas do sistema sdo
atribuidas para processadores de forma que, quando uma tarefa for atribuida para um
processador, ela executard somente neste processador. O objetivo dessa estratégia de
escalonamento ¢ se beneficiar dos resultados otimos de algoritmos de escalonamento
uniprocessado, transformando um sistemas multiprocessado com n processadores em n
subsistemas uniprocessados. O maior problema encontrado nessa abordagem ¢ justamente
como serd dada a disposi¢do das tarefas nos multiplos processadores, pois essa disposi¢ao
trata-se de um problema NP-completo conhecido como bin packing (Ullman, 1975).

Para realizac¢ao da distribuigdo das tarefas nos multiplos processadores em um sistema
com escalonamento particionado, normalmente, sdo utilizadas heuristicas. Tais heuristicas
podem ser simples como first fit, best fit € worst fit, ou mais complexas como a harmonizacao
de periodos proposta em (Burchard, 1995). Além da abordagem de distribui¢do guiada por
uma heuristica, pode ser utilizada uma abordagem iterativa baseada em algoritmos de busca
de solu¢do como proposto em (Bonilha, 2011).

A grande desvantagem do escalonamento particionado reside na capacidade de
processamento nao aproveitada em cada um dos processadores, resultante da falta de tarefas
que necessitem somente da quantidade de processamento disponivel (se encaixem
perfeitamente no slof). Como ndo sdo permitidas migragdes de tarefas entre processadores
nessa abordagem, uma tarefa ndo poderd executar parte de sua carga em um processador € o
restante em outro processador, resultando no mau aproveitamento dos recursos. Este problema
pode ser minimizado através de um bom algoritmo de mapeamento. Apesar do menor
aproveitamento de recursos, o escalonamento particionado proporciona uma maior
previsibilidade temporal do sistema e uma maior facilidade para a andlise de sua
escalonabilidade (tornando-se a andlise de varios sistemas uniprocessados). Outra vantagem
do escalonamento particionado torna-se evidente quando € inserida a nocao de dependéncia
entre tarefas e de comunicacdo entre estas que geram complicacdes para a migragdo de
tarefas.

Com a nocdo de dependéncia entre tarefas introduzida em um sistema, uma nova
restri¢do € inserida com o objetivo de prevenir que a tarefa dependente execute antes da tarefa
da qual ela depende, tal restricdo gerara um maior overhead no gerenciamento de migracdes
de tarefas, aumentando o custo de uma operagdo que ja € naturalmente custosa. Ao se
introduzir a no¢do de comunicacdo entre tarefas, o posicionamento das tarefas nos
processadores do sistema se torna um fator critico. Quanto maior a distancia entre duas tarefas
que se comunicam, maior serd o tempo levado para a comunicagdo € maior serd a
interferéncia dessa comunicagdo em outras comunicagdes de outras tarefas. Isso ocorre, pois
haverd um maior nimero de comunica¢des interceptadas para uma maior rota, fato
demonstrado pelo modelo de analise de escalonamento para comunicacdes desenvolvido em
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(Ni e McKinley,1993). Em sistemas particionados a localizagdo das tarefas permanecera fixa
e, portanto, se torna consideravelmente mais simples garantir as restricdes de dependéncia e
se calcular o pior tempo possivel para comunicagdes, sem gerar um grande overhead de
intervengao.

Como demonstrado em (Lopez et al, 2001), o escalonamento particionado por RM
(rate monotonic) utilizando uma heuristica simples para distribui¢ao de tarefas como o first fit
(chamando RM-FF), pode alcangar um limite de utilizacdo similar ao limite de utilizacdo
obtido para sistemas uniprocessados escalonados por RM, em torno de 69% para sistemas
com mais de 16 processadores. Para earliest deadline first (algoritmo tradicional de
escalonamento uniprocessado que varia a prioridade das tarefas em relagdo a proximidade de
seu prazo), foi provado em (Lopez et al, 2004), que qualquer heuristica de distribuicdo
razoavel (heuristicas capazes de distribuir tarefas entre os processadores sem exceder o limite
de utilizacao de 100% ) tem um limite de utilizacdo de m — (m — 1) X «, sendo m o nimero
de processadores ¢ o a utilizagdo maxima de uma tarefa. Este limite de utilizagdo torna-se
mais alto que o limite apresentado por RM-FF para a<0.34, porém, gerando um maior
overhead no sistema, se comparado ao RM-FF. O maior overhead ocorre devido a utilizagdo
de prioridades dindmicas que geram uma maior quantidade de preempgdes. A Tabela 1 mostra
o apanhado das técnicas de escalonamento particionado discutidas.

Técnica Resultados Comentarios
EDF com heuristica de Limite de utilizagdo de|Apresenta um melhor resultado em relagdo ao RM-
distribuigdo razoavel m—(m-—1)Xa. FF em conjuntos de tarefas que ndo possuem

chuncky tasks. Gera um overhead consideravel no
sistema devido a maior ocorréncia de migracdes,
comparado a algoritmos de prioridade fixa.

RM-FF Limite de utilizagdo em |Gera um menor overhead em termos de migragdes
torno de 69% para sistemas | no sistema.

com mais de 16
processadores.

Tabela 1: Quadro comparativo de técnicas de escalonamento particionado.

2.1.2 Escalonamento Global

A estratégia de escalonamento global visa inserir todas as tarefas do conjunto de tarefas em
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uma unica fila de escalonamento, sendo que as tarefas sdo capazes de migrar entre
processadores. Tais migracdes, segundo (Carpenter et al, 2004), podem acontecer de acordo
com dois critérios diferentes:

. Migracao em nivel de tarefa: a migracdo ocorre entre diferentes instancias
(execugdes completas) de uma tarefa (conhecidas como jobs). Apos iniciada a execucdo de
um job em um processador, a tarefa permanece nesse processador até¢ o fim da execucao de
seu job;

. Migracao em nivel de job: uma tarefa poderd migrar entre processadores mesmo
durante a execugdo de um job.

A maior vantagem do escalonamento global reside na capacidade de migragcdo das
tarefas, especialmente, na migracdo em nivel de job, possibilitando que a carga de uma tarefa
seja dividida em duas porgdes que serdo executadas em processadores distintos. Com a
divisdo da carga de uma tarefa, um maior aproveitamento de recursos é possivel, pois os slots
de tempo previamente ndo utilizados na abordagem particionada sdo preenchidos por cargas
parciais de tarefas. Porém a propria migragao de tarefas gera um grande overhead no sistema
devido a troca de contexto nos processadores e transferéncia de codigo, podendo gerar custos
proibitivos. A existéncia de migracdo de tarefas no sistema também acarreta em um
comportamento temporal menos previsivel para o sistema que deve ser compensado por
intervengdes maiores do escalonador (gerando um maior overhead de intervencao) ou analises
mais complexas de escalonabilidade.

Para realizar o escalonamento de acordo com o escalonamento global sdo
normalmente utilizadas duas classes principais de algoritmos de escalonamento, como
mostrado em (Q1i, Zhu e Aydin, 2011), os algoritmos de escalonamento guiados por prioridade
(ou priority driven scheduling) e a classe de algoritmos de escalonamento conhecida como
escalonamento justo (ou fair scheduling). Tais classes de algoritmo sdo detalhadas nas sec¢des
a seguir.

2.1.2.1  Priority Driven Scheduling

Como o proprio nome ja diz, no priority driven scheduling, a ordem na qual as tarefas serdo
executadas ¢ definida baseada em um sistema de prioridades. Nessa classe de algoritmos de
escalonamento global, normalmente, sdao utilizados algoritmos de escalonamento particionado
com adaptacgdes visando gerenciar a migragao das tarefas entre os varios processadores. De
acordo com a classificagdo de (Carpenter ef al, 2004), os algoritmos priority driven podem ser
classificados como:
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. Prioridade fixa em nivel de tarefa: apos atribuidas as prioridades para cada uma das
tarefas, essas prioridades permanecerdo fixas durante a vida do sistema;

. Prioridade fixa em nivel de jobs: uma tarefa pode sofrer variagdo de prioridade entre
execugoes de seus jobs, porém, uma vez que uma prioridade tenha sido atribuida para um job,
esse job permanecerd com essa mesma prioridade até o fim de sua execucao;

. Prioridade dindmica: a prioridade de uma tarefa ird variar conforme a execucao se
desdobra, mesmo durante a execugdo de um job.

Na classe de prioridade fixa em nivel de tarefa, as abordagens mais bem sucedidas
para o escalonamento global foram baseadas no algoritmo de escalonamento conhecido como
rate monotonic (RM) proposto em (Liu e Layland, 1973). De acordo com (Qi, Zhu e Aydin,
2011), a abordagem conhecida como global-RMS (técnica de escalonamento global baseada
em RM) obteve um limite de utilizacdo (utilizagdo méxima onde todos os conjuntos de tarefas
serdo escalonaveis) igual a (m/2) X (1 — a) + a, como mostrado em (Baker, 2003), onde m
¢ igual ao niimero de processadores do sistema e a € a utilizagdo méxima de uma Unica tarefa.
Baker também demonstrou, em (Baker, 2003) que o algoritmo RM-US (rate monotonic
utilization sensitive), proposto em (Andersson et al, 2001), onde as tarefas sdao divididas em
dois niveis de prioridade de acordo com um threshold estabelecido de utilizacdo, atinge um
limite de utilizagdo de (m + 1)/3 para o threshold de 1/3 de utilizagdo. Tais resultados para
algoritmos de prioridade fixa em nivel de tarefa sdo uma regressdo do limite de utilizagao
obtido em (Liu e Layland, 1973), que girava em torno de 66% de utilizacao.

Em prioridade fixa em nivel de job, o algoritmo mais bem sucedido foi o global-EDF,
mostrado em (Goossens et al, 2003), obtendo um limite de utilizaggode m X (1 —a) + a. O
algoritmo de global-EDF, trata-se de uma adaptacdo do earliest deadline first (EDF), um
algoritmo tradicional em sistemas uniprocessados. No global-EDF, quando ¢ dado o release
de um job de uma tarefa, ¢ verificada a proximidade do tempo de release em relagdo a seu
prazo e a proximidade dos outros jobs em relacdo a seus prazos, a maior proximidade do
prazo resultard na atribui¢do de uma maior prioridade para o job. Deve ser ressaltada a
complexidade de um teste de escalonabilidade exato para esse algoritmo, proposto em
(Goossens e Yomsi, 2010), onde ¢ necessaria a andlise de um intervalo que pode chegar a
(3C) x P unidades de tempo, sendo C a carga computacional de cada uma das tarefas e P, o
minimo multiplo comum de seus periodos. Deve também ser ressaltado que a variagdo de
prioridade entre jobs resulta em uma maior variacdo do posicionamento das tarefas, o que
torna a previsdo de tempo de comunicacdo entre tarefas extremamente dificil. Para o global-
EDF, a introducao de uma unica tarefa com uma utilizagdo acima de 34%, dependendo do
numero de processadores, poderd resultar em um limite de utiliza¢do abaixo do limite obtido
em 1973 para sistemas uniprocessados. Esse limite de utilizacdo obtido para o global-EDF
também prové limites de utilizacdo razoavelmente proximos aos obtidos através do EDF
particionado com heuristicas de distribui¢dao razoaveis.

Para o esquema de prioridade dindmica nao serao citados exemplos, pois a variagao
frequente de prioridade gera uma imprevisibilidade de localiza¢do das tarefas muito grande,
gerando overhead de migragdao proibitivos e a impossibilidade de garantias de tempo de
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comunicacao.

Os algoritmos de escalonamento global orientados a prioridade tém como objetivo
obter um maior aproveitamento de recursos do sistema, comparados aos algoritmos
particionados através da migragdo de tarefas, sem gerar um overhead de intervengao
significantemente maior. Porém, na literatura atual ndo foram propostos algoritmos que
resultem em uma melhora significativa, sendo que muitos algoritmos apresentam resultados
piores que o particionado. Agregando a esse fato, deve ser mencionado que a migracao de
tarefas possui um custo elevado para o sistema, gerando também uma maior imprevisibilidade
no comportamento temporal da comunicag@o entre as tarefas. A Tabela 2 mostra o resumo das
técnicas de escalonamento global baseado em prioridades discutidas.

Técnica Resultados Comentarios
Global-RMS Limite de utilizagdo Maior previsibilidade temporal comparado com
de(m/2) x (1 —a) +a. técnicas de prioridade fixa em nivel de job. Limite

de utilizagdo abaixo do obtido por métodos de
escalonamento particionado.

RM-US Limite de utilizagao Maior previsibilidade temporal comparado com
de(m+1)/3. técnicas de prioridade fixa em nivel de job. Limite
de utilizagdo abaixo do obtido por métodos de
escalonamento particionado.

Global-EDF Limites de utilizagao Menor previsibilidade temporal que demanda
similares ao EDF analises de escalonamento mais complexas. Maior
particionado com heuristica |overhead no sistema comparado ao EDF
de distribuigdo razoavel. particionado devido as migragdes.

Tabela 2: Quadro comparativo de técnincas de escalonamento global baseadas em prioridade.

2.1.2.2  Fair Scheduling

Os algoritmos de fair scheduling baseiam-se no conceito de escalonamento fluido,
demonstrado em (Srinivasan et al, 2003), que consiste em considerar um sistema onde trocas
de contexto, migragdes € preempgdes nao possuem custo. Em tal sistema idealizado, as tarefas
podem constantemente fazer a preempg¢ao umas das outras de forma que todas apresentem um
progresso relativo ao tempo proporcional. Quando o intervalo de preempg¢des se torna muito
pequeno surge a ilusdo de que todas as tarefas estdo executando simultaneamente, gerando
uma curva de escalonamento fluido onde todas apresentam o mesmo progresso proporcional
ao mesmo tempo. O objetivo do fair scheduling é aproximar-se dessa curva de escalonamento
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fluido pois, dessa forma, mesmo com uma utilizagdo de 100% do sistema, desconsiderando
overheads, todas as tarefas cumprirdo seus prazos.

O primeiro algoritmo de destaque desenvolvido nessa area foi o P-fair (Proportional
Fair), proposto em (Baruah et al, 1996). Este algoritmo utiliza um escalonador que intervem a
cada unidade de tempo do processador com o objetivo de obter a maior proximidade possivel
com o escalonamento fluido. A cada unidade de tempo ¢ calculada a quantidade de tempo de
processador que deveria ter sido atribuida para cada tarefa se o escalonamento fosse
completamente fluido. Entdo, essa quantidade de tempo ¢ confrontada com a quantidade de
tempo de processador que cada tarefa ndo obteve. Essa diferenca entre a quantidade devida e
a quantidade recebida ¢ chamada de lag, o objetivo do P-fair ¢ nao permitir que o lag de
nenhuma das tarefas do sistema ultrapasse o valor 1 (significando a discrepancia de uma
unidade de tempo entre a quantidade de tempo recebida e a quantidade de tempo devida).
Desconsiderando-se overheads de migragcdo e troca de contexto, esse algoritmo garante
escalonabilidade de sistemas com até 100% de utilizagdo, porém, ao se considerar esses
overheads, nota-se que esse algoritmo beira o inviavel.

Em 2003, um novo algoritmo de fair scheduling foi proposto em (Zhu, Mossé e
Melhem, 2003), visando a reducdo do overhead de intervengdo, preempc¢do € migracao
resultantes do algoritmo P-fair. Esse algoritmo, conhecido como B-fair (Boundary Fair), se
foca no fato de que, para garantir o cumprimento de todos os prazos, ndo € necessaria uma
curva de escalonamento tdo préxima da fluida como o P-fair gera. Para garantia do
comprimento de todos os prazos, ¢ necessario que a curva de escalonamento intercepte a
curva de escalonamento fluido nos limites de prazo de cada uma das tarefas, ou seja, quando o
prazo de uma tarefa chegar, a distribui¢do do tempo deve ser justa, ndo importando como o
tempo foi distribuido no meio tempo entre prazos. O algoritmo interfere no escalonamento
sempre que um prazo ¢ atingido, formulando o escalonamento a ser realizado até o proximo
prazo. A formulacdo do escalonamento leva em conta o tempo que cada tarefa deveria receber
no intervalo entre prazos, cada tarefa receberd pelo menos a parte inteira do seu tempo
necessario. A quantidade de tempo que uma tarefa precisa pode ser fraciondria. Caso restem
unidades de tempo apos o escalonamento de todas as partes inteiras, serdo determinadas
tarefas para receber esses slots opcionais, sendo esse processo guiado através de um sistema
de prioridades (normalmente, orientado a utilizacdao). O tempo ndo atendido (parte fracionaria
de tarefas que ndo executaram em slots opcionais) serd acumulado e somado ao proximo
calculo de tempo necessario de execugdo. Na abordagem do B-fair, o nimero de migragdes €
reduzido drasticamente em relagdo ao P-fair, que passa a ser uma intervengao por unidade de
tempo para uma intervencao a cada marcador de prazo na escala temporal. Uma redu¢do cada
vez maior ¢ apresentada conforme os periodos das tarefas do conjunto se aproximam do
harmoénico, ainda mantendo a garantia de escalonabilidade de sistemas com 100% de
utiliza¢do. Apesar da reducdo drastica no overhead, o overhead do B-fair para escalonamento
global ainda pode ser proibitivo, como mostrado em (Q1, Zhu e Aydin, 2011). As migragdes de
tarefas entre processadores também geram imprevisibilidade no comportamento temporal das
comunicagdes entre tarefas e dificulta a introducao da nogdo de dependéncia. A Tabela 3
mostra em suma as técnicas de fair scheduling abordadas.

Técnica Resultados Comentarios
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B-Fair Escalona tarefas em sistemas com até | Alta ocorréncia de trocas de
100% de ocupagio. contexto devido a migragdes ¢
preempgdes, resultando em um
overhead proibitivo no sistema.

P-Fair Escalona tarefas em sistemas com até | Apesar de reduzir

100% de ocupagao. significativamente o numero de
intervengdes e de preempgdes
em relagdo ao B-Fair, ainda
gera overhead significativo
devido a troca de contexto.

Tabela 3: Quadro comparativo de técnicas de escalonament global com a abordagem fair scheduling.

2.1.3 Escalonamento Semi-particionado

O objetivo do escalonamento semi-particionado ¢ tentar reduzir a subutilizagdo de recursos do
escalonamento particionado de tal forma que seja gerado um comportamento temporal e de
localizagdo de tarefas em processadores mais previsivel que o encontrado em escalonamento
global. Para a obten¢do de uma maior previsibilidade do sistema, esse algoritmo se sustenta
no conhecimento de quais tarefas migrardo e para onde elas migrardo, dessa forma gerando
um sistema onde a grande maioria de suas tarefas permanecem no mesmo processador em que
iniciaram e apenas um grupo seleto de tarefas tem permissdo para migrar entre processadores,
sendo que seus processadores de origem e destino sdo previamente conhecidos ¢ formam um
ciclo (a tarefa sempre migrara entre os mesmos processadores de forma ciclica). Como a
maioria das tarefas ficam restritas a um Unico processador e as tarefas migratorias migram em
padrdes pré-determinados, essa abordagem fornece um comportamento temporal previsivel
para comunicagdes, diferente do escalonamento global.

O escalonamento semi-particionado comecou a ser discutido em (Andersson e Tovar,
2006), com a proposi¢do do algoritmo EKG. Esse algoritmo baseia-se em dois conceitos
principais: isolar chuncky tasks (tarefas que geram alta utilizacdo) em processadores proprios
e quebrar tarefas que ndo puderam ser escalonadas em nenhum dos processadores em sub-
tarefas, dividindo sua carga computacional de forma que seja modelada a migracao da tarefa
em questdo. O algoritmo inicia separando tarefas consideradas muito grandes de tarefas

. . .. , k
menores, essa selecdo ¢ dada através de um valor limite SEP, calculado pela formula T

onde £ ¢ um parametro escolhido pelo desenvolvedor. Se o £ escolhido for igual ao nimero
de processadores, SEP ¢ considerado 1 (apenas tarefas com 100% de utilizagdo serdo
separadas), caso contrario, o SEP partird de 0.5 (para k=1). Apods feita a separacao, as tarefas
serdo ordenadas de forma que as tarefas de alta utilizacdo encabegardo a fila e, entdo, serdo
distribuidas entre os processadores. A distribuicao isolarda tarefas de alta utilizagdo em
processadores, inserindo o restante das tarefas nos processadores restantes de forma que a
utilizacao desses processadores nao exceda 100%. O algoritmo agrupard os processadores
restantes em grupos de k processadores, caso ndo tenha sido possivel acomodar uma tarefa no
ultimo dos k processadores de um grupo, essa tarefa sera quebrada em duas sub-tarefas que
serdo alocadas em dois processadores adjacentes dentro do grupo. Caso ndo haja espago nos
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processadores restantes apos o isolamento das tarefas de alta utilizagdo, serd considerado que
o algoritmo falhou e um novo & devera ser determinado. Apos feita a separagdo das tarefas, as
tarefas particionadas serao escalonadas por EDF (algoritmo de prioridade dindmica) e as
tarefas divididas serdo consideradas de alta prioridade, sendo executadas antes das tarefas
particionadas, restrigdes sao aplicadas para que duas partes da mesma tarefa ndo sejam
executadas simultaneamente. Segundo (Andersson e Tovar, 2006), esse algoritmo provou ter
um limite de utilizagdo de 66% para k=2, podendo chegar a um limite de 100% de utiliza¢ao
para k=m, porém, gerando um overhead significativo. De acordo com (Levin ef al, 2010) ndo
foram derivados limites de ocorréncia de preempgao para algoritmos fair e para o EKG, mas ¢
esperado que o EKG apresente uma melhor performance que algoritmos como o B-fair em
termos de overhead de preempgao.

Em (Kato e Yamasaki, 2009), foi proposto um algoritmo de escalonamento, conhecido
como semi-particionado baseado no algoritmo de prioridade fixa DM (deadline monotonic),
sendo o DM idéntico ao RM caso os periodos das tarefas sejam igual ao seu prazo (convengao
normalmente adotada nos modelos computacionais de tempo real). Esse algoritmo, conhecido
como DM-PM, ndo realiza o isolamento de tarefas de alta prioridade como o EKG mas,
procura alocéa-las nos processadores antes das demais tarefas. Apds as tarefas de alta
utilizagdo (acima de 50%) tenham sido alocadas, as demais tarefas sdo ordenadas em ordem
ndo crescente de prazos e, entdo, distribuidas dentre os processadores dessa forma. Tarefas
serdo inseridas em um processador até que o sistema se torne nao escalonavel, sendo que sua
escalonabilidade ¢ determinada por uma modificagdo da andlise por response time (Joseph e
Pandya, 1986). Quando o conjunto de tarefas em um processador se torna ndo escalonavel, a
ultima tarefa a ser inserida é quebrada em até 3 sub-tarefas, de forma que as sub-tarefas
inicias devem esgotar toda capacidade de execugdo restante nos processadores aos quais
foram alocadas, caso toda carga de execu¢do tenha sido esgotada na segunda sub-tarefa, uma
terceira ndo sera gerada. Nesse algoritmo todas as tarefas serdo escalonadas da mesma forma,
através do algoritmo DM. Como mostrado em (Kato e Yamasaki, 2009), esse algoritmo
apresenta o pior caso de limite de utilizagdo, quando existem tantas tarefas de alta utilizacdo
quanto processadores, apresentando um limite superior a 50% de utilizagdo, variando de
acordo com o tamanho das tarefas. Para casos onde existam uma ampla varia¢do entre
utiliza¢do das tarefas do conjunto, esse algoritmo provou, através de simulagdes, obter uma
taxa de sucesso de 100% para conjuntos de tarefas com até 90% de utilizacdo do sistema. Em
termos de overhead de preempgao, esse algoritmo deve gerar menos preempgdes que o EKG,
tendo em vista que ele usa um sistema unico de prioridade fixa para alocar todas suas tarefas e
permite que uma tarefa seja dividida em, no méaximo, 2 partes. Um limite para preempgoes
para o DM-PM foi calculado, porém, ndo existem limites definidos para o EKG, entdo, uma
comparagdo exata nao € possivel.

Kato também apresentou, em (Kato, Yamasaki e Ishikawa, 2009), um algoritmo de
escalonamento semi-particionado baseado em EDF utilizando a no¢do de prazos arbitrarios
(prazos menores que o periodo da tarefa). Esse algoritmo, conhecido como EDF-WF,
distribui as tarefas através de qualquer heuristica razoavel de distribuigdo entre os varios
processadores, transformando o conjunto de tarefas restantes (que ndo foram alocadas com
sucesso em nenhum processador) em tarefas migratorias. Tais tarefas sao divididas em sub-
tarefas com periodo idénticos, porém, com prazos arbitrarios, sendo esses prazos calculados
através do algoritmo proposto em (Kato, Yamasaki e Ishikawa, 2009) que utiliza uma anélise
de escalonamento conhecida como demand bound function, proposto em (Baruah et al, 1999).
Esse algoritmo apresentou uma performance similar ao DM-PM, obtendo uma taxa de 100%
de sucesso para escalonamento de conjuntos de tarefas acima de 90% de utilizagdo total do
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sistema. Porém, sem apresentar o pior caso descrito pelo algoritmo anterior quando deparado
com conjuntos com um grande nimero de tarefas com utilizacdo acima de 50%. Apesar de
ndo possuir o pior caso apresentado no DM-PM, esse algoritmo resulta em um maior
overhead de interven¢ao por utilizar um sistema de prioridades dinamicas e prazos arbitrarios.

Em (Dorin, Yomsi e Goossens, 2010), foi proposto um algoritmo de escalonamento
particionado seguindo um paradigma diferente dos anteriores. Em certas ocasides a carga
direta de trabalho de uma tarefa durante um ou mais periodos ndo causa a perda de prazo de
outras tarefas, no entanto, a execugdo de seus jobs consecutivos acumula interferéncia
temporal em outras tarefas o que acaba gerando uma perda de prazo. Tal algoritmo tenta evitar
que essa interferéncia se acumule a ponto de gerar perdas de prazos, fazendo com que uma
tarefa realize a migragao entre jobs, de forma que o job que acumularia a interferéncia a ponto
de causar uma perda de prazo execute em outro processador. Inicialmente, as tarefas sdo
alocadas através de first fit seguindo a ordem decrescente de periodo e, quando um conjunto
de tarefas em um processador se tornar nao escalonavel, essa tarefa serd transformada em uma
multi-framed task que constitui uma tarefa com um padrdo de execucdo definido (sera
mapeado em quais cores cada job da tarefa deve executar em um intervalo igual aos minimo
multiplo comum dos periodos das tarefas do sistema). O padriao de execugdo deve ser ciclico
e ¢ definido através de dois algoritmos apresentados em (Dorin, Yomsi e Goossens, 2010), os
quais necessitariam de uma explicagdo muito extensa para constar neste trabalho. Para a
definicdo da escalonabilidade dos conjuntos de tarefas nos processadores ¢ utilizada uma
variagdo do demand bound function, pois essa analise em particular determina a interferéncia
cumulativa gerada pela execucdo consecutiva de jobs de uma tarefa em um intervalo de tempo
arbitrario. Apds a alocacdo e divisdo das tarefas, as tarefas sao escalonadas de acordo com o
algoritmo EDF. Este algoritmo apresentou uma performance inferior ao EDF-WF em termos
de taxa de sucesso para altas utilizagdes, apresentando uma taxa de sucesso de 100% de
escalonamento para conjuntos até 80% de utilizagdo, comegando a decair acima dos 80% de
utilizacdo do sistema. Apesar de uma taxa de sucesso mais baixa que o EDF-WE, esse
algoritmo resulta em uma menor taxa de preempgdes pois faz a migragdo entre jobs, ou seja, a
tarefa ja haverd terminado de executar e ndo precisara ser interrompida para o inicio da
migracao. A Tabela 4 mostra um apanhado das técnicas de escalonamento semi-particionado
discutidas.

Técnicas Resultados Comentarios
EKG Escalonamento de sistemas com Faz um trade-off de maiores
utilizaggo entre 66% e 100%. utilizagdes por um maior

overhead de migragdo. Gera
menos overhead devido a
trocas de contexto se
comparado com algoritmos fair
mas ainda gera um overhead
consideravel.
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DM-PM 100% de sucesso para escalonamento | Gera um menor overhead
de conjuntos de tarefas com utilizagdo |devido a trocas de contexto, se
de até 90% de utilizagao. comparado ao EKG.

EDF-WF 100% de sucesso para o Gera um menor overhead

escalonamento de conjuntos de tarefas |devido a trocas de contexto
com utiliza¢do de até cerca de 94%. relacionado ao EKG, porém,
maior que o EDF-WF.

100% de sucesso no escalonamento de | Gera um menor overhead de
conjuntos de tarefas com até cerca de |troca de contexto em

80% de utilizagdo. migracdes, devido a realizagdo
de migragdes entre releases de
jobs.

Algoritmo de Dorin, Yomsi e
Goossens

Tabela 4: Quadro comparativo de técnicas de escalonamento semi-particionado.

2.1.4 Escalonamento Clusterizado

O escalonamento clusterizado tem como objetivo reduzir o alto overhead gerado pelo
escalonamento global, enquanto se aproveita da maior taxa de utilizagdo possivel de ser
obtida através dessa abordagem. Nessa estratégia de escalonamento, o sistema ¢ dividido em »
subsistemas compostos por k processadores (sendo o conjunto de k processadores chamado de
cluster), sendo que o nimero total de processadores do sistema é dado por n X k. As tarefas
do conjunto de tarefas do sistema sdao alocadas aos diversos clusters, através de uma heuristica
de distribui¢do como as utilizadas na distribui¢do de tarefas em sistemas particionados. Em
cada cluster, as tarefas serdo escalonadas através de um algoritmo de escalonamento global,
sendo esse, normalmente, um algoritmo fair, pois essa classe de algoritmo ¢ capaz de
escalonar conjuntos de tarefas que gerem até 100% de utilizagdo do sistema. A estratégia de
escalonamento clusterizado pode fornecer previsibilidade temporal para comunicagdes de
duas formas: através de uma analise pessimista das comunicagdes dentro do cluster e que
partem dele (que funcionaria apenas com clusters pequenos sem se tornar proibitivamente
pessimista) ou considerando-se uma arquitetura onde os processadores de um cluster
compartilham memoria, tornando o tempo de comunicacdo entre eles consideravelmente mais
baixo e possivelmente despreziveis (dessa forma apenas a comunicagdo entre clusters deveria
ser analisada).

Em (Qi, Zhu e Aydin, 2010), é proposto um algoritmo de escalonamento clusterizado
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focado no escalonamento por B-fair e com o objetivo de reduzir o overhead gerado por esse
algoritmo. Essa abordagem baseia-se no fato de que a quantidade de intervengdes realizadas
pelo escalonador B-fair esta diretamente relacionada a desarmonizagdo dos periodos das
tarefas. Se os periodos forem completamente harmonicos, haverd apenas uma intervencao a
cada intervalo de tempo condizente com o menor periodo dentre as tarefas. Para a distribuigao
das tarefas entre os clusters ¢ utilizada a heuristica PAFF (period aware first fit), no qual as
tarefas primeiramente sao agrupadas baseadas na multiplicidade de seus periodos. Tarefas que
compartilhem um minimo multiplo comum diferente da multiplicagdo de seus periodos sdo
agrupadas. Apos o agrupamento, todos os grupos sao inseridos na cabega da lista e, apos isso,
o restante das tarefas sdo inseridas e, entdo, as tarefas sdo distribuidas nos clusters através do
first fit. O objetivo do PAFF ¢ agrupar o maior niumero possivel de tarefas harmonicas nos
clusters, assim, reduzindo a quantidade de pontos de intervencdo do escalonador B-fair. Um
estudo foi realizado para determinacao do limite de utilizagdo para B-fair clusterizado ¢ a
reducdo provocada no overhead gerado por essa abordagem em relagdo ao B-fair global,
como mostrado em (Qi, Zhu e Aydin, 2011). O PAFF B-fair clusterizado apresentou taxa de
100% de sucesso no escalonamento de conjuntos de tarefas acima de 95% de utilizacao de

sistema para sistemas com 16 e 64 processadores (com clusters de 4 ou mais processadores),
([k/a]xm+1)

([k/al+1)
m o nimero de processadores no sistema e « a utilizagdo maxima apresentada entre as tarefas
do sistema. Foi constatada, em relacdo ao B-fair global, uma reducdo de mais de 90% nas
trocas de contexto e migragdes para k=2, continuando a apresentar uma redugdo substancial
para clusters maiores. Finalmente, através de testes de execugdo, foi reportada uma redugao
no overhead gerado pelo escalonador a cada ponto de intervencao de até 90% para clusters de
4 processadores em sistemas de 16 e 64 processadores. O PAFF B-fair clusterizado apresenta
uma melhora dramatica em relacdo a abordagem global e prové a possibilidade da obtencao
de comportamento temporal previsivel para comunicagdes, considerando as hipoteses
previamente discutidas.

sendo o pior caso de utilizagdo dado por , sendo k& o nimero de clusters no sistema,

2.2 Escalonamento de Fluxos de Comunicacao

Desde a criagcdo dos conceitos da area de sistemas de tempo real, a complexidade dos sistemas
vem crescendo. Nos sistemas atuais, € comum existir relacdes de dependéncia de dados entre
tarefas, aonde uma tarefa necessitara de dados processados por uma segunda tarefa para poder
desempenhar sua funcdo de forma apropriada. Tais relagdes ndo podem ser ignoradas em um
modelo de analise de escalonamento em um ambiente de tempo real pois, para obtencdo de
garantias temporais, é necessario que o pior comportamento temporal por parte de cada uma
das tarefas do sistema seja levado em consideragéo.

Para que tais garantias temporais sejam obtidas para as tarefas do sistema, € necessario
conhecer o comportamento temporal dos fluxos de comunicagdo do sistema, pois as relagoes
de dependéncia de dados previamente mencionadas podem causar atrasos nas tarefas
dependentes. O atraso na chegada de um fluxo de comunicacgao pode causar, desde a perda da
qualidade de servico de sistema (causando a deterioracdo nos resultados de uma tarefa devido
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a utilizacdo de dados posteriores) até a falha no cumprimento de prazo de uma tarefa que néo
possa operar sem dados atualizados. Esta subsecdo trata do modelo de andlise de
escalonamento de fluxos utilizado para o desenvolvimento deste trabalho.

Neste trabalho sera considerada a arquitetura de NoC, que comumente utiliza algoritmos
deterministicos para o roteamento de comunicacdo entre tarefas provendo uma maior
previsibilidade do comportamento dos fluxos de comunicagdo. Para comunicagdo entre
tarefas, € considerado o modelo de comunicagdo baseado em NoCs proposto em (Ni e
McKinley, 1993) conhecido como Wormhole Switching. O modelo de Wormhole Switching
consiste em uma arquitetura quatro-conectada, com um roteador no ponto intermediario de
cada barramento. Esses roteadores possuem um buffer capaz de guardar n pacotes. O envio
dos pacotes é orientado pela prioridade associada a cada fluxo e € feito de acordo com o
algoritmo XY, que consiste na propagacdo do fluxo primeiramente no eixo x até atingir a
coordenada desejada do destino e, entdo, a propagacao final até o destino pelo eixo y. O envio
de cada pacote s0 € realizado, caso haja espaco no buffer do préximo roteador na trajetéria do
pacote. Caso contrario, 0 pacote permanecera armazenado no buffer do roteador atual até que
haja espaco para sua recepg¢do no proximo roteador. Para 0 manejamento de confronto de
rotas, as rotas do sistema sao representadas atraves de canais virtuais sendo esses um conjunto
ordenado de roteadores por onde um fluxo de dados deve passar até seu destino. Um fluxo de
comunicacdo estard alocado a um canal virtual caso sua rota (respeitando ordenacéo) esteja
contida no mesmo, podendo compartilhar este canal virtual com outros fluxos que atendam a
mesma condic&o.

2.2.1 Anatomia de um fluxo

Em (Shi e Burns, 2010), foi proposto um modelo para o escalonamento de comunicagdes
baseado no modelo de andlise de escalonamento proposto em (Audsley et al, 1995) e
utilizando o Wormhole Switching como modelo de comunicagdo. Este modelo utiliza
equagoes baseadas no response time analysis.

De acordo com o modelo apresentado em (Shi e Burns, 2010), cada fluxo pode ser
representado por uma série de atributos, possuindo uma trajetdria ou rota (¢ - route) que se
trata de um conjunto ordenado de barramentos pelo qual os dados t€ém que passar. Um prazo
(D - deadline) que representa o tempo limite para a chegada de seus dados no destino, uma
laténcia (C - latency) que define o pior tempo que o conjunto de dados que compode o fluxo
levard para passar por um barramento, um periodo (7 - period) que representa o minimo
intervalo entre duas liberagdes consecutivas do conjunto de pacotes pertencentes ao fluxo e
uma prioridade (P - priority) que define a precedéncia dos pacotes pertencentes ao fluxo em
relagdes a pacotes pertencentes a outros fluxos. A prioridade pode ser compartilhada por
multiplos fluxos, pois ela ndo ¢ atribuida diretamente ao fluxo, ela ¢ atribuida a canais virtuais
que consistem em uma rota pré-determinada. Todo fluxo ao qual sua rota estiver contida no
canal virtual, fard parte do mesmo e, consequentemente, recebera a prioridade designada para
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este canal virtual. Finalmente, os fluxos de dados também possuem um atraso de liberagio (J*
— release jitter) que indica o possivel atraso no inicio do envio de dados de um fluxo apods sua
liberagio e o atraso devido & interferéncia (J' - interference jitter) que indica o desvio
maximo entre o envio de conjuntos de pacotes consecutivos pertencentes ao fluxo em relacao

ao periodo do mesmo.

Definicao 2.1 (Fluxo de Comunica¢ao). Um fluxo de comunicagao representado pela tupla
F;(T;,JR, C)) é composto por um periodo T;, um atraso de liberagio /¥ e um tempo de
transmissao C;. Considera-se que o prazo do fluxo ¢ igual ao seu periodo.

Atraso de Liberacdo do
Fluxo (J&)

\\/ Liberacdo do Fluxo : Laténcia do Fluxo ()
T Prazo do Fluxo (D) -

|_| Periodo do Fluxo (T3)

Figura 1: Anatomia de um fluxo de comunicacéo.

2.2.2 Analisando o Escalonamento de Fluxos

No modelo de anélise de escalonamento proposto por Shi e Burns, é introduzido o conceito de
interferéncia indireta. Tal interferéncia é proveniente de fluxos que ndo compartilham nés em
comum com a rota do fluxo sendo analisado, mas compartilham pelo menos um né com a rota
de fluxos que possuem uma relacdo de interferéncia direta com o fluxo sendo analisado. Shi e
Burns provaram que apesar de tais fluxos ndo possuirem uma relacdo de interferéncia direta
com o fluxo sendo analisado, sua interferéncia em outros fluxos, que possuem relacdo de
interferéncia direta, podem reduzir a janela de tempo entre dois hits sucessivos dos mesmos
(fendmeno conhecido como “ back to back hit” (Audsley et al, 1993), impondo atraso no
término da atividade de tais fluxos. Considerando esse cenario, o atraso sofrido por fluxos
interferentes no término de suas atividades ¢ modelado como uma soma do atraso de liberacéo
dos fluxos e o atraso de interferéncia (causado por fluxos com uma relacdo de interferéncia
indireta). Tais atrasos s&o modelados na equacéo cléssica de response time com atraso (jitter)
(Audsley et al, 1993), resultando na seguinte equacao:
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1)

) wHX1+gR+0hH
W(@* =Ci+Xjenpa / ’]x(}j
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Sendo hp(i) o conjunto de fluxos de mais alta prioridade que o fluxo i que compartilham pelo
menos um no da rota do fluxo i. j é cada uma das instancias de hp(i), ]]-R é 0 atraso de liberacdo
do fluxoje ]]-I é 0 atraso de interferéncia imposto no fluxo j e k o indice da iteracdo do método
numerico.

Tendo sido calculada a janela de prioridade final (referida como W (i)), ¢ feita uma
analise comparando o valor da janela de prioridade com o periodo do fluxo. Essa comparagao
pode resultar em trés diferentes situagdes:

e W(i) < min(T,—Jk), sendo n qualquer fluxo do sistema fora o fluxo i. Condi¢do que
indica que a janela de prioridade do fluxo acaba antes de liberagdes repetidas de fluxos em
qualquer um dos canais virtuais envolvidos na analise.

e min(T, —JB) < W (i) < T; — JR, representando o fato de que liberagdes repetidas de
fluxos pertencentes a outros canais virtuais ocorreram. Porém, nenhuma liberagao repetida
de fluxos pertencentes ao canal ao qual estd se analisando no momento ocorre.

e W(i) >T; —JE, situacio na qual ocorreram liberacdes repetidas em outros canais e no
canal que estd sendo analisado.

Depois que a janela de tempo na qual o fluxo i termina sua atividade de comunicacéo foi
calculada, seu atraso de liberacdo é somado, resultando no pior tempo possivel para o término
das atividades de comunicag&o do fluxo i (conhecido como response time).

Ry =W(0) +JF @

Com o objetivo de simplificar a equacéo, os autores usam um limite superior para o atraso de
interferéncia sofrido pelos fluxos, através da seguinte premissa:

Ji <R —C (A)
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E garantido que o valor de ]! nunca ultrapassara o valor de R; — C;, considerando que, se a
laténcia do fluxo for removida de seu response time, tudo que restara sera a interferéncia
sofrida pelo fluxo i, por fluxos concorrentes, no decorrer de sua execucao.

2.3 Consideracoes finais

No decorrer deste capitulo foram discutidos trabalhos relacionados ao trabalho sendo
desenvolvido. Diversas categorias de algoritmos de escalonamento foram discutidas e suas
principais vantagens e desvantagens expostas. Durante essa analise duas categorias de
algoritmos se destacaram: escalonamento semi-particionado e escalonamento clusterizado.
Devendo ser ressaltado que nenhum dos trabalhos estudados leva em conta comunicagao entre
tarefas, sendo a possibilidade do desenvolvimento de um modelo de comunicacdo para estas
abordagens levada em consideracao neste trabalho.

Apesar de a técnica EKG conseguir escalonar conjuntos de tarefas de até 100% de
utilizagdo, ela ndo ¢ a técnica mais eficiente em escalonamento semi-particionado. Pois ¢
realizado um trade-off de capacidade de escalonamento para o conjunto com maior utilizagao
de processador por um maior overhead no sistema, sendo esse overhead proibitivo para
conjuntos de tarefas com 100% de utiliza¢do. As técnicas que se provaram mais eficientes
para escalonamento semi-particionado foram as duas abordagens propostas por Kato (DM-
PM e EDF-WF). A abordagem de EDF-WF chegou a obter um percentual proximo de 100%
de sucesso no escalonamento de conjuntos de tarefas com cerca de 97% de utilizagdo ¢ a
técnica DM-PM obteve em torno de 100% de sucesso no escalonamento para conjuntos de
tarefa em torno de 93%. Apesar de o EDF-WF possuir uma maior capacidade de
escalonamento, o overhead infligido no sistema pelo DM-PM ¢ menor, pois 0 DM-PM utiliza
prioridades fixas. Outra vantagem da abordagem semi-particionada € o padrdo previsivel de
migragdes das tarefas, pois elas migram entre processadores fixos € em momentos
conhecidos. Esse padrao de migracdo conhecido possibilita a obten¢cdo de comportamentos e
tempos previsiveis de comunicagdo, tornando plausivel a adaptacdo de andlises de
escalonamento de comunicagdo para sistemas particionados para obtengdo de garantias
temporais para as mesmas em um sistema semi-particionado .

A abordagem clusterizada obteve uma taxa de sucesso de escalonamento similar ao
EDF-WF, porém nao existem estudos comparativos entre o overhead inflingido pelas duas
abordagens. Possivelmente, o overhead da abordagem clusterizada serd maior que da técnica
semi-particionado, pois na abordagem clusterizada os sistemas sdo escalonados por B-fair e
essa técnica tende a executar tarefas em pequenas parcelas, gerando um maior nimero de
trocas de contexto. A abordagem clusterizada pode também prover previsibilidade de
comunicagdes. Porém, para obtencdo de previsibilidade de comunicagdes na abordagem
clusterizada, deve existir memoria compartilhada entre os processadores de cada cluster, de
forma que o tempo de comunicagdo interno do cluster possa ser descartado ou limitado
superiormente sem uma analise extremamente pessimista, sendo a analise do escalonamento
de comunic¢do entre clusters realizada através de um modelo de analise de escalonamento de
comunicagdes para sistemas particionados como o exposto em (Shi e Burns, 2010).
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Para as abordagens globais e particionadas, existem desvantagens significativas a
serem consideradas. A abordagem particionada exerce o menor overhead no sistema dentre
todas as abordagens mencionadas, porém, tem uma taxa de aproveitamento de processamento
girando em torno de 69%, sendo consideravelmente mais baixa que as outras abordagens. Em
termos de previsibilidade de comunicagdo, ja existem modelos eficientes para previsao de
comunicagdes em sistemas particionados na literatura atual. A abordagem de escalonamento
global possui técnicas que alcancam 100% de aproveitamento de processamento, as técnicas
de fair schedulling. Porém, técnicas de fair schedulling exercem o maior overhead no sistema
dentre todas as abordagens estudadas, tornando seu uso proibitivo. Outro grande problema do
fair schedulling ¢ a o comportamento ndo fixo de migragdo das tarefas, tornando a obtencao
de previsibilidade nas comunicag¢des uma tarefa dificil.

O resumo da analise comparativa que foi realizada neste trabalho, entre as vantagens e
desvantagens de cada uma das abordagem, ¢ exposto na Tabela 5.

Categoria Capacidade de Vantagens Desvantagens
escalonamento
Escalonamento particionado | Limite de utilizacdo de Fornece uma maior Baixo
aproximadamente. 69% previsibilidade temporal aproveitamento da
(RM-FF) para comunicagdes entre capacidade
tarefas. computacional do
sistema.
Escalonamento global Escalonamento de sistemas | Alto aproveitamento de Geragdo de
com até 100% de utilizag8o. | recursos computacionais overheads proibitivos
(B-fair e P-Fair) com algoritmos de fair no sistema e
scheduling. imprevisibilidade
temporal nas
comunicagoes.
Escalonamento semi- 100% de sucesso no Alto aproveitamento do Gera overhead no
particionado escalonamento de sistemas |poder computacional do sistema devido a
com até cerca de 100% de | sistema. Comunicagdes migragoes e trocas de
utilizagdo. (EKG) possuem trajetorias contexto. O overhead
previsiveis. tende a aumentar
junto com o limite da
utilizagdo do sistema.
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Escalonamento clusterizado

100% de sucesso no
escalonamento de sistemas
com até cerca de 97% de
utilizagdo.

Alto aproveitamento do
poder computacional.
Previsibilidade nas
comunicagdes entre clusters.
Redugdo consideravel nos
overheads gerados pelo fair
scheduling global.

Necessita de
memoria
compartilhada em
cada cluster para
obtencao de
previsibilidade total
de comunicagdes.
Ainda gera
overheads
consideraveis de
escalonamento e
troca de contexto.

Tabela 5: Quadro comparativo de todas abordagens consideradas no trabalho focando em comunicagdo entre

tarefas
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3. Analise de Escalonamento de Fluxos de Comunicac¢ao e Modelo de
Sistema

Inicialmente, este Capitulo tem como objetivo apresentar melhorias sobre a analise de
escalonamento de fluxos de comunicacdo descrita em (Shi e Burns, 2010), apresentada na
Secdo 2.2.2 desta dissertagdo. Mais especificamente, o limite superior utilizado como
interferéncia indireta na analise de escalonamento de (Shi e Burns, 2010) introduz um grau de
pessimismo desnecessario que, em varios casos, pode indicar que um sistema escalonavel €
dito ndo-escalondvel. Na Secdo 3.1 serd analisada a causa do pessimismo desnecessario
presente na andlise de Shi e Burns. Na Secdo 3.2 sdo propostas alteragdes na mesma para
reducdo do pessimismo ainda mantendo a capacidade da analise de prover garantias
temporais. Na Secdo 3.3 € levantada uma discussdo a respeito da ndo exatiddo da analise de
escalonamento e a complexidade computacional envolvida em uma possivel andlise de
escalonamento exata para fluxos de comunicdo. O modelo de sistema utilizado nesta
dissertacdo é apresentado e discutido na Secédo 3.4. Para isso, 0 conceito de atraso de liberagéo
efetivo € introduzido, demonstrando que o atraso de liberacdo provocado por tarefas geradoras
nos seus fluxos de comunicagdo impacta no comportamento temporal dos fluxos de duas
formas distintas. Finalmente, na Secdo 3.5 é feita uma revisdo dos resultados obtidos durante
este capitulo.

3.1 Pessimismo no Limite Superior

Conforme descrito anteriormente, apesar da Premissa (A), apresentada na Secdo 2.2.3 desta
dissertagdo, estar correta, sua utilizacdo como limite superior para o atraso de interferéncia
indireta na andlise de escalonamento proposta por Shi e Burns introduz pessimismo
desnecessario na anélise de escalonamento. Esse pessimismo é evidenciado no Exemplo 1
descrito a seguir.

Exemplo 1. Considere um cenario com 3 fluxos de comunicacdo: F1(5,2,2),F2(5,0,1) e
F3(8,0,3), de acordo com a Definigdo 2.1. Assume-se que F1 interfere diretamente com F3 e
F2 interfere diretamente com F1, distribuidos conforme a Figura 2. F2 € o fluxo de mais alta
prioridade, seguido por F1 e F3 respectivamente. Calculando o response time do fluxo F3 de
acordo com o modelo de analise mencionado previamente, obtém-se:

w@3)° =3

WE)L =3+ 3+(2);(5_2) X2="7
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74+2+4(5-2)
W(3)2=3+[ : ]x2=9
9+2+4(5-2)
W(3)3=3+[ : ]x2=9
Ry =94+0=9

De acordo com a analise de escalonamento acima, F3 perderia seu prazo por uma unidade de
tempo. Porém, se for realizada uma analise grafica da interferéncia entre os fluxos em uma
linha de tempo(Figura 3) pode-se notar que este resultado é desnecessariamente pessimista.

— F1 F2

—> F3

Figura 2: Distribuicéo de fluxos para o Exemplo 1.
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D 5 F3
o 1 ' ] 4 g & 7 2
Liberacdo dofluxo D Atividade de
comunicagao

Prazodo fluxo E Atrasode liberacio

Figura 3: Interpretacdo Grafica do Response Time do Fluxo F3.

O exemplo mostra que o pior tempo possivel para o término das atividades do fluxo
F3 seria 7 e ndo 9, como resultado pela analise de escalonamento. 1sso acontece devido ao
pessimismo introduzido pela Premissa (A).

A razdo pela qual a utilizacdo da Premissa (A) resulta em uma analise pessimista é que tal
premissa utiliza o response time do fluxo para calcular seu atraso de interferéncia e depois
soma 0 mesmo ao atraso de liberacdo para calcular o atraso total. O problema deste célculo
esta no fato de que o atraso de liberacdo de um fluxo ja esta incluso no seu response time e, ao
somar o limite superior do atraso de interferéncia ao proprio atraso de liberacdo, resulta na
dupla consideracdo do atraso de liberacdo. Baseado em tal observacdo, as proximas secoes
tém como objetivo a substituicdo da Premissa (A) por premissas menos pessimistas.

3.2 Reduzindo o Pessimismo

Considerando o pessimismo descrito na se¢do anterior devido a Premissa (A) (Secdo 2.2.3), é
possivel reduzir o pessimismo da dupla consideracdo do atraso de liberacdo especificando
uma nova Premissa para o calculo de response time:

JE+]I < Ri—C (B)

Essa premissa leva em consideracdo que, na janela de tempo W(i) é considerada a
interferéncia maxima sofrida pelo fluxo i no decorrer de sua execucdo. Dessa forma, o atraso
de liberacdo do fluxo i é somado a esta janela para resultar no seu response time. E possivel
afirmar que o termo R; — C; é o limite superior para o atraso de interferéncia total do fluxo.
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Assim, se a Premissa (B) for utilizada na Equacéo (1), descrita na Secdo 2.2.2, propde-se a
seguinte modificagdo para a equacgéo:

. W(iK"1+R;~C;
W(@* =Ci+Xjenpa [—Tj . Jl X C; 3)
O termo (J{* + J;) € substituido por (R; — C;) e o calculo de R; permanence inalterado. Se o

response time do fluxo F3 do exemplo anterior for calculado através da Equacéo (3), sera
obtido o seguinte resultado:

w(3)? =3
W(3)1=3+[$]x2=7
W(3)2=3+[@]x2=7
Ry=7+0=7

Como pode ser observado, os resultados da andlise de escalonamento através da Equacdo (3)
condizem com a interpretacdo grafica presente na Figura 1, que descreve o pior caso exato
para o Exemplo 1.

Apesar do fato da Equacdo (3) ter alcancado um resultado exato para o Exemplo 1,
eliminando o pessimismo desnecessario da anélise com relagdo ao mesmo, a analise resultante
ainda possui pessimismo desnecessario. Tal pessimismo desnecessario € ilustrado pelo
Exemplo 2.

Exemplo 2. Considerando-se um cenario com 4 fluxos: F1 (5,2,1), F2 (5,0,1), F3 (5,0,1),F4
(8,0,3), distribuidos de acordo com a Figura 4. Sendo F3 o fluxo de mais alta prioridade,
seguido por F2, F1 e F4 respectivamente. F2 interfere diretamente com F1, F1 interfere
diretamente com F4 e F3 interfere diretamente com F2, F1, F4. Se for feita a analise de
escalonamento do fluxo F4 pela Equacéo (3), os seguintes resultados sdo obtidos:

w(4)°? =3

W(4)1=3+[@]x1+ [wlx1=6

—6+(§_1)]x1+ [—6+(;_1)]x1=7

WMY=3+[
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Wmf=3+w1i%:iqx1+[Zi%liqx1=8

8—Ji(—;’—_—lz]xu[S—Ji(—;—_—lz]m:zz

Wmf=3+[
R,=8+0=8
De acordo com a analise de escalonamento modificada, F4 finalizaria suas atividades de

comunicacdo no tempo 8. Porém, se for construida a interpretacdo gréfica da interferéncia
entre os fluxos do Exemplo 2 (Figura 5), pode-se notar que o resultado da analise ndo é exato.

—> F1 F2

—> F3 —> F4

Figura 4: Distribuicéo de fluxos para o Exemplo 2.
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Figura 5: Interpretacdo Grafica do Response Time do Fluxo F4.

O resultado pessimista obtido através da analise pela Equacédo (3), € causado pela utilizacdo
do limite superior do atraso total obtido através da Premissa (B). Este limite superior obteve
um resultado exato para o Exemplo 1, pois toda interferéncia sofrida pelo fluxo F1 (presente
no seu response time) € proveniente de fluxos que ndo possuem uma relagdo de interferéncia
com o fluxo F3 (fluxo sendo analisado). Porém, no Exemplo 2, o response time do fluxo F1
possui interferéncia do fluxo F3 que exerce interferéncia direta no fluxo F4 (fluxo sendo
analisado). O limite superior proveniente da Premissa (B) utiliza a interferéncia direta do
fluxo F3 como interferéncia indireta, resultando em um pessimismo desnecessario na Equacéo

).

Na Equacdo (1), os termos para o atraso de interferéncia (J/) e atraso de liberagdo (JR) séo
considerados discriminadamente. O pessimismo mencionado durante este capitulo é
introduzido pelo limite superior construido através da Premissa (A). Entretanto, é possivel
realizar o célculo do limite superior do atraso de interferéncia considerando-se apenas fontes
de interferéncia indireta. Tal calculo é demonstrado na Equacédo (4).

R, ;R ;I
Ri=Jj Tk 4k

Jji = Tk e npi(j) [T—kl X Cy (4)

Onde ]in é o0 atraso de interferéncia do fluxo j quando analisando o response time do fluxo i,
Hpi(j) é o conjunto de fluxos que interferem diretamente com o fluxo j e ndo possuem relacéo
de interferéncia direta com o fluxo i, R; € o response time do fluxo j, T € o periodo do fluxo k
pertencente ao conjunto Hpi(i) e Cy € a laténcia do fluxo k, J¥ é o atraso de liberacdo do
fluxo k e],ij é 0 atraso de interferéncia do fluxo k em relagdo ao fluxo j.

O atraso de liberacdo do fluxo j é desconsiderado pois apenas atrasos impostos apos 0 atraso
de liberagdo acrescentardo interferéncia direta, caso contrario, a interferéncia indireta se



36

sobrepora ao atraso de liberagdo e nenhuma alteragdo no atraso total do fluxo j seré percebida.
Ao incluir-se a Equacdo (4) na Equacdo (1), obtém-se a Equacdo (5), onde o atraso de
interferéncia e o atraso de liberagdo sdo considerados isoladamente.

WQO* =Ci+Xjempq (5)

T .

R, R ;I
- R=IR+IR 41}
WO +If +2Hpj(i)[ — ]lxc"
X Cj
J

Sendo que Jj, ; representa o atraso de interferéncia exercido no fluxo k em relagao ao fluxo j e
Hpj(i) representa o conjunto de fluxos que interferem diretamente no fluxo j, mas ndo
interferem diretamente no fluxo i.

Utilizando-se a Equacdo (5) para o célculo do response time do fluxo F4, sdo obtidos os
seguintes resultados:

w@4) =3
i 5_9 -
. 3+2+[ £ ]Xl 34040
W) =3+ c ><1+[Tl><1=6
- 5_2 -
6+2+[ £ ]Xl 64+0+0
W(4)?=3+ = ><1+[T]>< =
- 5_2 -
7+2+[ £ ]Xl 74040
W(4)* =3+ c X1+[T]><1=7
R,=7+0=7

Através da obtencdo do limite superior para o atraso de interferéncia, divididas em
interferéncia direta e indireta, a Equacéo (5) obteve o response time exato para o Exemplo 2.
Como pode ser observado nos célculos a seguir, a Equacao (5) também obtém um resultado
exato para o Exemplo 1.

w@3)° =3
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_3+2+[5g2]x1_
_7+2+[5g2]x1_
W(3)? =3+ = x2=7
Ry=7+0=7

A Equacdo (5) foi capaz de obter resultados exatos para ambos os exemplos, sendo
considerada uma abordagem valida para ambos os problemas apresentados neste Capitulo.

3.3 Analise do tempo exato de término dos fluxos de comunicac¢ao

Apesar de ter obtido resultados exatos para ambos os exemplos posteriores, a Gltima analise
apresentada ainda ndo pode ser considerada uma andlise exata. A andlise considera a
interferéncia total causada por fluxos de interferéncia indireta no intervalo de execucdo de um
fluxo de interferéncia direta. Esta pressuposicdo pode levar a um pessimismo desnecessario
para certos casos. O Exemplo 3 ilustra como tal pressuposicdo pode resultar em um
pessimismo desnecessario.

Exemplo 3. Considerando-se um cenario com 4 fluxos: F1(7,1,2), F2(3,0,1), F3(3,0,1),
F4(8,0,3), sendo F3 o fluxo de mais alta prioridade, seguido por F2, F1 e F4. F2 e F3
interferem diretamente com o fluxo F1 e F1 interfere diretamente com o fluxo F4, como
demonstrado pela Figura 6. Calculando-se o atraso de interferéncia do fluxo F1 em relagéo ao
escalonamento do fluxo F4 (interferéncia indireta infligida em F1 através da interferéncia
direta dos fluxos F2 e F3 no fluxo F1), € obtido o seguinte resultado:

]§1=[% ><1+[ ]xl

]1171:4

O célculo do atraso de interferéncia através da Equacdo (4) considera que toda
interferéncia sofrida pelo fluxo, oriunda de fluxos com relacdo de interferéncia indireta com o
fluxo escalonado, se apresenta em um bloco continuo de tempo seguido pela execugéo
ininterrupta do fluxo sofrendo tal interferéncia. Tal condicdo pode ou ndo se apresentar,
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dependendo do padréo de interferéncia sofrido pelo fluxo, possibilitando a ocorréncia de
resultados desnecessariamente pessimistas provenientes da analise de escalonamento pela
Equacdo 5. Analisando graficamente o comportamento temporal dos fluxos do Exemplo 3
(Figuras 7 e 8), pode-se concluir que o calculo do atraso de interferéncia pela Equacéo (4)
obteve um resultado néo exato.

—> F1 F2

—> F3 —> F4

Figura 6: Distribuicdo de fluxos para o Exemplo 3.

H \
0 b, 3 I FZ
: 3 2 F1
° " F4
0 1 2 3 4 5 & 7 2
Liberacdo dofluxo D Atividade de - Atividades de
comunicacdo comunicagdo que ndo
contribuem
Prazodo fluxo E Atrasode liberacgo efetivamente parao

atraso de interferéncia

Figura 7: Andlise do comportamento temporal dos fluxos do exemplo 3.
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Figura 8: Comportamento assumido pelos fluxos referente ao pior caso de atraso de interferéncia.

Observando-se a Figura 7, nota-se que a interferéncia sofrida pelo fluxo F1, oriunda
dos fluxos F2 e F3, no periodo de atividade do fluxo F1, ndo se apresenta na forma de um
bloco de tempo ininterrupto. A presenca de um slot de tempo entre liberacGes dos fluxos
causadores de interferéncia possibilita que o fluxo F1 inicie suas atividades no tempo 3,
transmitindo por uma unidade de tempo até a proxima liberacdo dos fluxos interferentes.
Como o0 momento critico prevé que o fluxo analisado (F4) deve ser liberado juntamente com o
inicio das atividades de todos os fluxos que possuam uma relagdo de interferéncia direta, F4 é
liberado juntamente com o inicio das atividades de F1. Nesse cendrio o atraso de interferéncia
efetivo sofrido pelo fluxo F1 consiste nas duas primeiras unidades de tempo ocupadas
ininterruptamente por fluxos com relacdo de interferéncia indireta com F4.

Em casos onde o impacto total de fluxos de interferéncia indireta ndo se apresenta na
forma de um bloco continuo de tempo, o maior impacto possivel oriundo de fontes de
interferéncia direta ocorrera caso os fluxos fontes de tal interferéncia ndo sejam liberados apds
o término do primeiro bloco ininterrupto de tempo (ocorréncia do primeiro slot de tempo
livre). Como ilustrado na Figura 8, o maior impacto possivel devido ao atraso de interferéncia
ocorrera se os fluxos F2 e F3 ndo forem liberados apds seus primeiros periodos de atividade,
pois dessa forma, o fluxo F4 sofrerd dois hits do fluxo F1 em um intervalo de tempo menor
que o periodo de F1. Se considerarmos que o fluxo F4 possui uma laténcia de 2 ao invés de 3,
no comportamento mostrado na Figura 3, seu response time seria de 3 unidades de tempo,
enquanto, no cendrio da Figura 4 seria de 4 unidades de tempo.

No caso do Exemplo 2, é possivel a obtencéo do valor exato do atraso de interferéncia
de um fluxo através de uma nova anélise de escalonamento do mesmo, considerando apenas
fontes de interferéncia indireta (em relacdo ao fluxo sendo escalonado). Tal analise deve ser
realizada considerando que o fluxo possua uma laténcia unitaria. Ao se realizar uma analise
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de escalonamento com tais condigdes, pode-se determinar a localizagdo do primeiro slot de
tempo livre no padrdo de interferéncia indireta do fluxo F1.

Apesar de o “slot” livre ser relativamente simples de ser obtido para o Exemplo 2, tal
exemplo possui interferéncia direta em apenas um nivel. No entanto, para a obtencdo de um
resultado exato para a interferéncia indireta sofrida por um fluxo, é necessaria a andlise de
cada camada de interferéncia que compde a interferéncia total sofrida pelo fluxo. Caso
existissem fluxos que interferissem com F2 e F3, seria necessaria uma analise de “slot” para
os fluxos F2 e F3 considerando tais interferéncias para que seja possivel uma anélise de “slot”
exata para o fluxo F1. Tal andlise recursiva gera um problema de decisdo: qual padrdo de
interferéncia indireta deve ser apresentado para se maximizar a interferéncia no fluxo, no qual
estd sendo analisado o response time? Para ilustrar o problema, considera-se um cenario com
quatro fluxos dispostos como demonstrado pela Figura 9. Considera-se a prioridade de cada
um dos fluxos apresentados na figura seguinte sendo inversamente proporcional ao seu indice
(F1 tem a mais alta prioridade, seguido por F2 e assim sucessivamente).

F1 —> F2

—> F3 —> F4

Figura 9: Distribuicéo inicial de fluxos para o problema de deciséo.

Supondo que esteja sendo realizada a analise do response time do fluxo F4 no exemplo
apresentado pela Figura 9. Para que a interferéncia direta exata oriunda dos fluxos F3 e F2
seja calculada, deve-se definir a interferéncia indireta exata exercida pelo fluxo F1 nos fluxos
F3 e F2, algo que deveria ser obtido por uma analise de “slot” dos fluxos F3 e F2. Porém,
para que o calculo seja exato, deve ser definido qual serd o padrdo de interferéncia do fluxo
F1. Tal fluxo interferira integralmente em F3, em F2 ou em ambos os fluxos
simultaneamente?



41

Este questionamento é necessario, pois para que o fluxo F1 interfira integralmente na
forma de atraso de interferéncia indireta para um dos dois fluxos em questdo, ele ndo podera
ser liberado apds a janela de atraso méximo para cada um desses fluxos (obtida através da
andlise de “slot”). Portanto, dependendo da dimensédo da janela maxima de atraso dos fluxos
F2 e F3, sera possivel que o fluxo F1 haja integralmente como atraso para apenas um dos
fluxos. A satisfacdo da condicdo de atraso integral de um dos fluxos resultara em releases a
mais ou a menos para a condicdo de atraso integral do outro fluxo. Mais especificamente, caso
o limite superior da divisdo da janela de atraso maximo de F3 pelo periodo do fluxo F1 seja
diferente do resultado do mesmo célculo para o fluxo F2, ndo seréd possivel a satisfacdo da
condicgéo de atraso integral para ambos os fluxos. Levando em consideracdo tais condicdes,
deve-se decidir qual dos fluxos devera receber o atraso integral.

A decisdo de qual dos fluxos devera receber o atraso integral deve ser feita de forma a
obter-se a maior interferéncia possivel no fluxo F4, ou seja, deve-se analisar quais padrbes de
interferéncia fardo com que os fluxos F3 e F2 exercam a maior interferéncia conjunta
possivel. Para determinar o atraso maximo de cada um dos fluxos para cada um dos padrdes
de interferéncia, sera necessaria uma andlise de escalonamento do fluxo F4 para cada um dos
padrdes de interferéncia. A determinacdo do padrdo de interferéncia mais intenso agregara
grande complexidade a anélise.

Considere um cenério onde existam mais fluxos interferindo em F3 e F2 ou mais
fluxos interferindo em F1. Nesse caso, a complexidade de uma analise exata da interferéncia
indireta é agravada devido a necessidade da analise em multiplos niveis. Para que o problema
de andlise de padrdes de interferéncia em mdultiplos niveis seja ilustrado, considera-se um
cenario com sete fluxos, demonstrado pela Figura 10. O mesmo esquema de prioridades do
exemplo anterior sera considerado para este exemplo.
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—0

F1 F2 F3

> F4 —> F5 —> F6
—  F7

Figura 10: Distribuicdo de fluxos final para o problema de decis&o.

Se a andlise do response time de F7 for levada em consideragdo, um novo nivel de
interferéncia é adicionado, a interferéncia dos fluxos F1 e F2 nos fluxos F3 e F4. Para que a
méaxima interferéncia possivel dos fluxos F6 e F5 no fluxo F7 sejam determinadas, sera
necessaria a analise dos padrdes de interferéncia dos fluxos F4 e F3 nos fluxos F6 e F5 e para
gue a maxima interferéncia possivel dos fluxos F4 e F3 seja determinada, a maxima
interferéncia possivel dos F2 e F1 nos fluxos F4 e F3 deve ser determinada. Portanto, a
analise se depara com dois problemas de decisdo: Qual serd o padrdo de interferéncia dos
fluxos F4 e F3 (Decisdol1)? Qual serd o padrdo de interferéncia dos fluxos F2 e F1 (Decisdo
2)?

O problema se torna mais complexo considerando que o resultado da Decisdo 2 afetara
0 resultado da Decisdo 1 e, portanto, para a obtencdo de garantias temporais, deve-se analisar
todas as combinac@es possiveis de configuragdes da Decisdo 1 e da Decisdo 2. Portanto, para
que o response time exato de F7 seja calculado, é necessario, primeiramente, que sejam
analisados os possiveis padrdes de interferéncia dos fluxos F2 e F1 nos fluxos F4 e F3. Neste
exemplo existem 4 padrdes de interferéncia distintos: (i) F2 e F1 exercem interferéncia plena
em F3; (ii) F2 e F1 exercem interferéncia plena em F4; (iii) F2 exerce interferéncia plena em
F3 e F1 exerce interferéncia plena em F4; (iv) F1 exerce interferéncia plena em F3 e F2
exerce interferéncia plena em F4. Deve ser feita uma analise de slot para se determinar o
atraso de interferéncia exata para cada fluxo em cada um dos padrdes de interferéncia (4
padrdes e 2 fluxos resultando em 8 analises). Ap0Os os atrasos de interferéncia exatos dos
fluxos F3 e F4 terem sido obtidos, deve ser realizada a anélise de todos os padrfes possiveis
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de interferéncia de F3 e F4 em F5 e F6, totalizando quatro padrdes distintos. Entretanto, como
mencionado anteriormente, a Deciséo 2 afeta o resultado da Deciséo 1, portanto, deve-se ser
analisado o impacto de cada alternativa possivel para Decisdo 2 em cada um dos padrdes de
interferéncia referentes a Deciséo 1. A Decisdo 1 possui 4 padrbes de interferéncia distintos
que devem ser analisados em relacdo a cada uma das 4 alternativas da Deciséo 2, resultando
em 16 possibilidades. Deve ser realizada a analise de slot de cada fluxo para cada uma das
alternativas (2 fluxos e 16 alternativas resultando em 32 analises). Finalmente, deve-se
determinar qual das 16 possiveis combinagdes de atraso de liberacdo geram o atraso mais
severo (resultam em back to back hits) podendo variar entre 1 e 16 andlises de response time
para o fluxo F7. Como pode ser observado, mesmo em um cendrio limitado, constituido de
sete fluxos, podendo ser necessarias um total de 56 analises com a mesma complexidade de
uma analise de response time, tornando o procedimento extremamente custoso.

Para a obtencédo do valor exato do atraso de interferéncia de um fluxo, deve-se fazer uma nova
andlise de escalonamento do mesmo, considerando-se apenas fontes de interferéncia indireta
(em relacdo ao fluxo sendo escalonado). Tal analise deve ser realizada considerando que o
fluxo possua uma laténcia igual a 1. Ao se realizar uma andlise de escalonamento com tais
condicdes, pode-se determinar a localizacdo do primeiro slot de tempo livre no padrdo de
interferéncia indireta dos fluxos. Apesar de esta abordagem ser possivel, ela resultara em um
aumento significativo na complexidade da andlise de escalonamento, pois para cada fluxo
sendo analisado, devera ser realizada uma nova analise de escalonamento que possua fontes
de interferéncia indireta em relacéo ao fluxo sendo analisado. Anélises de slot ndo poderéo ser
reaproveitadas entre analises de escalonamento, pois o padrdo de interferéncia indireta
possivelmente se modificara de fluxo para fluxo.

3.4 Modelo de Sistema

No modelo computacional utilizado neste trabalho, considera-se que relacdes de dependéncia
de dados se manifestam na forma de uma relagdo de produtor-consumidor entre duas tarefas.
E considerado que um fluxo de comunicac&o sera lancado apenas apds o término da execucio
de sua tarefa geradora, sempre sendo encaminhado para o processador no qual a tarefa
destinatéria inicia sua execucdo. Em tal modelo, duas implicacdes devem ser consideradas: (i)
0 impacto do tempo de execucdo da tarefa geradora no tempo de recepgédo do seu fluxo; (ii) o
impacto do tempo de chegada de tal fluxo na tarefa receptora.

Para que o impacto do tempo de recepcdo do fluxo na tarefa receptora seja
considerado de forma exata, deve-se estabelecer o prazo maximo para a chegada do fluxo de
comunicagdo ao seu destino, implicando na criacdo de uma nova analise de escalonamento
dependente do resultado de duas outras analises de escalonamento (da tarefa receptora e do
fluxo gerado). Se a possibilidade de maltiplos fluxos destinarem-se para uma mesma tarefa
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for considerada, é possivel perceber que tal analise pode se tornar muito complexa. Tendo em
vista a reducdo da complexidade da analise, o impacto do tempo de recepcdo de uma
comunicacdo serd quantificado através de um prazo fixo pré-estabelecido para tal
comunicagdo. E considerado que a perda de prazo de chegada por parte de um fluxo de
comunicacgdo, possui a mesma severidade de uma perda de prazo por parte de uma tarefa,
portanto, um sistema necessita que todas as suas tarefas e fluxos cumpram seus prazos para
gue o0 mesmo seja considerado escalonavel.

Apesar da utilizagdo de prazos dindmicos para fluxos aumentar significativamente a
complexidade da anélise de escalonamento de fluxos, o impacto do término da execucdo da
tarefa geradora no seu fluxo de comunicacdo pode ser analisado com uma complexidade
similar a analise de escalonamento de uma tarefa. Um primeiro passo intuitivo seria agregar o
tempo de execucdo da tarefa geradora ao tempo de chegada do fluxo de comunicacdo. O
tempo de resposta da tarefa geradora € exercido como atraso no fluxo de comunicacgdo gerado
pela mesma. Porém, este atraso ndo se comporta da mesma forma que o atributo atraso de
liberacdo (JR) previsto no modelo de analise de escalonamento apresentado em (Shi e Burns,
2010). A andlise de escalonamento de tarefas com atraso proposto em (Audsley et al, 1995),
no qual o modelo de analise de Shi e Burns se baseia, considera que o impacto do atraso de
liberacdo de uma tarefa se da de duas formas: (i)através do chamado “back to back hit” de
tarefas interferentes e, (ii)impondo um atraso no término da tarefa que sofre do atraso de
liberacdo. Para que tarefas interferidas sofram o “back to back hit”, ou seja, recebam dois hits
da tarefa interferente em um intervalo de tempo menor que o seu periodo, a tarefa interferente
deve sofrer 0 maximo atraso de liberacdo possivel na sua primeira liberacdo e nenhum atraso
na sua liberacdo seguinte. Porém, o tempo de resposta de uma tarefa ndo se comporta como o
atraso de liberacdo previsto pela analise de Shi e Burns, pois, para que seu fluxo gerado nédo
sofra atraso na sua segunda liberacéo, a tarefa ndo poderia executar a sua segunda liberagéo
(seu tempo de execucdo deve ser nulo).

Uma vez que o tempo de resposta de uma tarefa ndo pode ser considerado na sua
totalidade como atraso de liberacdo para um fluxo, deve-se levar em consideracdo que
existirdo variacGes no tempo de execucdo de uma tarefa no decorrer do funcionamento do
sistema, pois o0 tempo de resposta fornecido pela analise de response time considera que a
tarefa encontrara as piores condi¢des possiveis durante sua execugdo e ndo ocorrera durante
todas liberagBes da tarefa. O atraso de liberagdo considerado na andlise em (Audsley et al,
1995) trata-se da variacao entre 0 maior atraso possivel e 0 menor atraso possivel de serem
sofridos por uma tarefa. Portanto, o fato que, muito embora uma tarefa nem sempre exiba seu
pior tempo de execucdo, deve ser levado em consideracdo que ela nunca exibira um tempo
nulo ao se determinar o atraso de liberacgdo efetivo.

Portanto, para determinar o atraso de liberacdo efetivo sofrido por um fluxo em funcéo
do tempo de término da sua tarefa geradora, € necessario nao apenas conhecer o pior tempo
possivel de execugdo de uma tarefa (C), mas também conhecer seu tempo minimo de
execugdo (C™™). A andlise de response time utiliza-se do conhecimento do pior tempo de
execucao possivel de uma tarefa sem interferéncia de outras tarefas (C), normalmente obtido
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através de simulagGes ou analise da estrutura do codigo da tarefa juntamente com a
arquitetura do sistema (Davis e Burns, 2011). Também é possivel obter o tempo minimo de
execucdo de uma tarefa sem interferéncia que pode ser utilizado como limite inferior para o
melhor tempo possivel de execucdo de uma tarefa. Apesar de ser possivel a utilizagdo do
tempo minimo de execucdo da tarefa como um limite inferior para o tempo de resposta da
tarefa geradora, a utilizacdo do mesmo introduziria pessimismo na anéalise de escalonamento
de fluxos, pois s0 € possivel que a tarefa exiba este tempo de resposta se a mesma for a Unica
tarefa no processador.

Em (Redell e Sanfridson, 2002), é proposta uma analise exata para o melhor tempo de
resposta possivel para uma tarefa considerando interferéncia proveniente de outras tarefas.
Através desta analise € possivel obter o tempo de resposta de uma tarefa no melhor caso
possivel. A analise proposta por Redell e Sanfridson utiliza o conceito contrario ao momento
critico, tratando-se de uma janela de tempo entre liberacdes de tarefas interferentes onde a
tarefa sendo analisada possa executar sofrendo a menor interferéncia possivel (idealmente,
terminando sua execucgéo antes de receber hits de tarefas interferentes). Para simulacéo de tal
janela de tempo é utilizada a Equacéo (4).

b min rib_TJ'—]j min
P ="+ X [T—Jl X Cj 4)

A Equacéo (4) considera que havera um hit de uma tarefa interferente apenas apos a
tarefa interferente ter sofrido o maximo atraso de liberagdo possivel (J;) e necessitara da
minima computacdo possivel para terminar sua execucdo, também impondo que a tarefa
interferente ndo exercera back to back hits. Atraves da obtencdo do melhor tempo de resposta
possivel (), o atraso de liberagio efetivo sofrido por um fluxo de comunicagdo pode ser
calculado através da diferenca entre o pior tempo de resposta possivel e do menor tempo de
resposta possivel de uma tarefa, como demonstrado pelo cenéario a seguir. Neste cenario, 0
fluxo F2(9,0,1) é interferido pelo fluxo F1(5,2,1), sendo que o fluxo F1 possui um atraso de
liberagdo minimo de 1 (Figuras 11 e 12).
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Figura 11: Comportamento temporal assumido por um fluxo sofrendo um atraso de liberagéo constante.
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Figura 12: Comportamento temporal assumido por um fluxo sofrendo um atraso de liberagdo variavel.

Na Figura 11, a tarefa geradora do fluxo F1 exibe um tempo de resposta constante
(resultando em um atraso de liberacdo constante), causando com que o fluxo F1 dé seu
primeiro hit em F2 no tempo 0 e o segundo hit no tempo 5. Neste primeiro caso o fluxo F2
recebe dois hits do fluxo F1 em um intervalo de 5 unidades de tempo que corresponde ao
periodo do fluxo F1. Porém, na Figura 12, o fluxo F1 sofre um atraso de liberacdo menor na
sua segunda liberacdo devido ao fato de sua tarefa geradora exibir o melhor tempo de resposta
possivel. Nestas condigdes, o fluxo F2 recebe o primeiro hit em 0 e o segundo hit em 4,
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recebendo dois hits de F1 em um intervalo uma unidade de tempo menor que o periodo do
fluxo F1(atraso efetivo).

Apesar de apresentar uma alternativa exata para o calculo do melhor tempo de resposta
de uma tarefa, a abordagem de (Redell e Sanfridson, 2002) considera que todas as tarefas
serdo estritamente periodicas. Tal pressuposi¢cdo introduz pessimismo na anélise em sistemas
que possuem tarefas esporadicas. Entretanto, utilizando o tempo minimo entre releases (MIT),
pode-se considerar que uma tarefa esporédica funciona como uma tarefa periddica no pior
caso (Wilhelm et al, 2008). Portanto, é assumido que tarefas esporédicas comportam-se como
periddicas, exibindo um periodo igual ao tempo minimo entre duas liberacGes da mesma. Para
uma analise de response time original, deve-se utilizar tal estratégia, pois trata-se de uma
analise pessimista, devendo assumir que o sistema exibira o pior comportamento temporal
possivel. Porém, para uma analise otimista como a de Redell e Sanfridson, deve-se assumir
que o sistema exibird o melhor comportamento temporal possivel, tornando a pressuposicao
(tarefas esporadicas se comportardo como tarefas periddicas exibindo sempre o menor tempo
entre releases) uma ideia divergente do objetivo da analise.

Com o objetivo de possibilitar que a analise de melhor tempo de resposta considere
sistemas que possuam tarefas esporadicas, neste trabalho, sera introduzido o conceito de
tempo maximo entre releases de uma tarefa. E assumido que no decorrer do mesmo estudo
realizado para se obter o tempo minimo entre releases de uma tarefa esporadica, também é
possivel derivar o tempo méaximo entre releases de uma tarefa. Também €é considerada a
hipbtese de o tempo méaximo entre releases ndo poder ser derivado para algumas tarefas,
nesse caso, devemos assumir que a tarefa esporadica interferente exibird o melhor
comportamento temporal possivel, ou seja, ela ndo sofrera release durante a execucdo da
tarefa sendo analisada.

O segundo comportamento do atraso de liberagdo (atraso imposto no tempo de
execucdo da tarefa que sofre o atraso de liberacdo) possui um comportamento diferente e ndo
necessita da analise de melhor tempo de execucdo para ser definido. O atraso do pior tempo
de execucdo deve ser considerado na sua totalidade no tempo de resposta do fluxo gerado por
tal tarefa. Portanto, o tempo de resposta de um fluxo recebera um atraso igual ao pior tempo
de resposta de sua tarefa geradora.

Primeiramente, para que os conceitos discutidos nesse capitulo sejam introduzidos na
analise gerada neste capitulo, deve-se modificar o calculo do atraso de liberacdo do fluxo para
que o atraso infligido por sua tarefa geradora seja levado em consideracéo. O célculo do novo
atraso de liberag&o do fluxo é exibido pela equagéo:

JR =R +1 =P (6)

Onde ]lR' é 0 atraso de liberagdo ajustado do fluxo de comunicacéo i, v’ é o melhor tempo de
resposta da tarefa geradora e r; € o pior tempo de resposta da tarefa geradora.
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O atraso de liberacdo reajustado deve substituir o atraso de liberacdo na Equagéo (6),
resultando na seguinte equagéo:
Rj-J% +]k +1le
C; (7)

Finalmente, o atraso de liberacdo real causado pela tarefa geradora deve ser
introduzido na Equacao (2), gerando a equacao a seguir:

WOK 1T+ S|~

Nk
W(@D" = C; + Xupa) T

Ri=W(@)+r (8)
Onde r;€ o tempo de resposta da tarefa geradora do fluxo de comunicacéo i.

Através das modificacbes propostas no célculo do atraso de liberacdo propostas neste
capitulo, é possivel a obtencdo de garantias temporais para os fluxos do sistema com um
pessimismo reduzido em relacdo a utilizacdo do pior tempo de resposta da tarefa como atraso
de liberacdo. Como a variacdo maxima entre tempos de execucdo de uma mesma tarefa é
obtida através da diferenca entre o pior tempo de resposta e 0 melhor tempo de resposta de
uma tarefa, sua utilizagdo para a previsdo ocorréncia “back to back hits” refletird o pior caso
mais possivel (maior atraso efetivo possivel) para tal fenémeno.

3.5 Consideracoes Finais

Neste Capitulo foi feita uma revisdo dos conceitos da analise de escalonamento proposta por
Shi e Burns. Durante tal revisao, foi identificado que a Premissa (A), utilizada como limite
superior para o atraso de interferéncia dos fluxos, introduzia pessimismo desnecessario na
analise. Foi proposta a adocdo da Premissa (B) como limite superior para o atraso de
interferéncia dos fluxos gerando uma reducdo no pessimismo da analise. Também foi definido
gue mesmo o célculo do limite superior através da Premissa (B) ndo resulta em uma anélise
exata. Um novo célculo para o atraso de interferéncia foi introduzido através da Equacéo (5),
visando a consideracdo de apenas fontes de interferéncia indireta no célculo do atraso de
interferéncia. O célculo da interferéncia através da Equacdo (5) gerou uma reducdo no
pessimismo em relacdo a utilizacdo da Premissa (B) como limite superior. Foi demonstrado
que, apesar de uma reducdo no pessimismo da analise, a analise resultante de todas as
modificagcdes ainda ndo se trata de uma analise exata, porém, para a obtencdo de uma analise
exata seria necessaria agregar grande complexidade a analise de escalonamento. Finalmente,
foi proposta uma abordagem para que a analise de escalonamento de fluxos considere os dois
comportamentos distintos do atraso de liberagdo gerador pela tarefa geradora no seu fluxo de
comunicagéo, resultando na Equacéo (7).
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4. Analise de escalonamento dos fluxos de comunicacao em sistemas
semi-particionados

No Capitulo 3 foi discutido o impacto gerado pelo tempo de execugdo de uma tarefa no fluxo
de comunicacdo gerado pela mesma. Quando é considerado um modelo de escalonamento de
tarefas que permita migragOes, surge um novo fator de impacto no comportamento temporal
dos fluxos: o comportamento migratdrio de tarefas geradoras ou destinatarias. A migracéo de
uma tarefa impactard no tempo de resposta de todos os fluxos relacionados a mesma (gerados
por ela e destinados a ela), pois modificara a rota que o fluxo devera percorrer para chegar ao
seu destino.

A mudanca da rota de um fluxo pode causar alteragdes no seu tempo de resposta de
duas formas, alterando o: (i) nimero de hops pelo qual o fluxo tem que passar até seu destino;
(i) conjunto de fluxos que exerceréo interferéncia direta e indireta no fluxo que teve sua rota
modificada. Tais modificacGes serdo regidas pelo padréo de migracao das tarefas relacionadas
ao fluxo. No caso do escalonamento semi-particionado, o padrdo de modificacdo das rotas de
cada fluxo variam de acordo com cada um dos dois modelos de migracdo previstos por este
modelo de escalonamento. Desta forma a proxima secdo descreve migracao assimétrica e na
Secdo 4.2 é apresentada a migracdo simétrica.

4.1 Migracio Assimétrica

No padrdo de migracdo assimétrica, assumindo que cada tarefa migratéria esteja dividida
entre dois processadores, uma tarefa executara sua primeira parcela, migrara para o proximo
processador, executard sua parcela final e, entdo, retornard para o processador original antes
de sua préxima liberacdo. Dessa forma, o processador de inicio da execucdo e de término da
execucdo de cada tarefa migratdria serdo sempre 0S mesmos.

Considerando-se o padrdo de comunicag¢des discutido no Capitulo 3, onde um fluxo de
comunicacdo sera enviado sempre apds o término de sua tarefa geradora, é seguro assumir
que a tarefa geradora ndo provocard mudancas na rota de seu fluxo de comunicacdo, pois a
mesma sempre terminara sua execucao no mesmo processador. Apesar da analise ndo tratar
de garantias de sincronia entre duas tarefas, como é assumido que o fluxo sempre se destinara
ao processador de inicio de execucgdo da tarefa receptora, as rotas dos fluxos permanecerao
inalteradas pela migracdo da tarefa receptora. Devido ao fato de a rota de cada fluxo
permanecer inalterada por migragdes, tanto da tarefa geradora quanto da tarefa receptora, o
numero de hops que o fluxo necessitara para chegar ao seu destino e o conjunto de fluxos
interferentes permanecerdo inalterados no curso de execugdo do sistema. Tendo em vista as
particularidades do modelo de migracdo assimeétrica, o0 escalonamento de fluxos de
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comunicacdo e tarefas em um sistema semi-particionado com migracdo assimétrica sera
realizado de acordo com o algoritmo proposto a seguir.

Modelagem:
1. Distribuir tarefas nos processadores e selecionar tarefas migratdrias e suas rotas.
Analise:

1. Realizar o escalonamento das tarefas por response time. No caso das tarefas migratdrias, ¢
necessaria apenas a anilise de escalonamento da segunda parcela da tarefa, pois, a primeira parcela
executari com prioridade maior a todas as outras tarefas do seu respectivo processador.

]

Reajustar o atraso de liberagio de fluxos de commmicagio gerados por tarefas migratorias de acordo
com a equagio:

Onde J? ¢ o atrasode liberagio de um fhxo ¢i gerado pela tarefa migratoria t.

3. Realizar a anilise de escalonamento dos fluxos de comunicagio de acordo com o modelo de
anilise de escalonamento de comunicacdes definida na Secio 3.4, substituindo os atrasos de
liberagio dos fluxos gerados por tarefas migratorias de acordo com a equagio acima.

Algoritmo 1. Algoritmo para o escalonamento de tarefas e fluxos de comunicacéo para sistemas semi-
particionados com migragéo assimétrica.

4.2 Migragao Simétrica

No padrdo de migracdo simétrico, cada tarefa migrara apenas uma vez por liberacdo, ou seja,
considerando que tarefas serdo divididas em duas partes, cada tarefa migrara para o
processador seguinte do ciclo de migracdo apds a execugdo da primeira parcela, terminando
sua execucgdo neste processador e permanecendo no mesmo até sua préxima liberacdo. Como
na migracdo simétrica a tarefa ndo retorna para o processador de origem apds o término de
sua execucdo, os processadores de término e inicio da execucdo da tarefa serdo alternados a
cada liberacdo da tarefa.

A alternéncia entre processadores de inicio e final de execucdo das tarefas causa a
variacdo da rota de cada fluxo relacionado a tarefas migratorias. Essa alteracédo se da devido a
alteracdo no numero de hops na rota do fluxo e variagdo dos conjuntos de interferéncia que
afetam o fluxo. Devido ao carater assincrono do relacionamento entre a tarefa geradora do
fluxo de comunicacéo e a tarefa receptora, 0 comportamento migratério de ambas as tarefas
afetard a rota do fluxo de comunicacdo . O relacionamento de um fluxo com apenas uma
tarefa migratdria produzira duas rotas possiveis para o fluxo, enquanto o relacionamento com
duas tarefas migratorias resultard em quatro variagGes de rota (Figura 13).
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Figura 13: Possibilidades de rota de um fluxo relacionado a duas tarefas migratorias.

As alteracbes na rota dos fluxos de comunicacdo devido a migracao de tarefas pode
interferir no tempo de resposta dos fluxos do sistema de forma direta ou indireta. O impacto
direto se da devido as alteracdes na rota do préprio fluxo sendo analisado, que causardo
possivel variagdo na laténcia do fluxo (devido a variagdo do numero de hops) e a possivel
variacdo do conjunto de fluxos que geram interferéncias diretas e indiretas no fluxo sendo
analisado (Figura 14). Fluxos ndo migratérios podem ser impactados de forma indireta, pois a
variacdo das rotas nos fluxos migratérios podem causar variagbes no conjunto de fluxos
interferentes mesmo para fluxos ndo migratorios. Para que o impacto da migracdo de tarefas
em fluxos migratdrios seja avaliado de forma a prover garantias temporais para o sistema,
deve-se levar em conta ambas as formas de impacto.
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Figura 14: Demonstracdo da variacdo nos padrdes de interferéncia gerados pela variagéo de rotas de um fluxo.

Como mostrado na Figura 14, caso a tarefa T1 inicie sua execucdo pela sua parcela
T1” (terminando sua execu¢do em T1’), o fluxo de comunicacdo gerado (marcado em
vermelho) sofrera interferéncia de apenas um dos possiveis fluxos interferentes. Quando sua
execugdo inicia pela parcela T1’, o mesmo fluxo (com uma nova rota) sofre interferéncia de
dois fluxos.

A anédlise de escalonamento de fluxos deve ser capaz de analisar o pior impacto
possivel da variacdo de rotas por parte dos fluxos. Para que esse fator seja levado em
consideracdo, serdo propostas modificacbes na andlise de escalonamento definida na Secao
3.4 (Equacdo(7)). Primeiramente, deve-se contrair o calculo do atraso de interferéncia indireta
da equacéo final como mostrado a sequir:

. w@O 1+ +
W(@D* = C; + Znpa [#l X (10)
Ri=J}'+Ik +]kj
Jji = Zupja []]T—kkk]] X Cy (11)

Considerando que cada possivel rota de um fluxo apresentara potencialmente um
conjunto de interferéncia distinto e variagcGes na laténcia do fluxo, rotas distintas poderéo
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apresentar response times e atrasos de interferéncia direta distintos. Portanto, para que a
andlise de escalonamento possa fornecer garantias temporais, deve-se calcular cada um dos
possiveis response times e atrasos de interferéncia para cada fluxo migratorio. Deve ser
ressaltado que para que seja calculado o response time de um fluxo que seja migratdrio ou
sofra interferéncia de um, é necessario que cada um dos seus possiveis atrasos de interferéncia
sejam conhecidos, portanto, € imperativo que esta analise de escalonamento seja feita em
ordem decrescente de prioridade de fluxos. Dessa forma, 0s possiveis atrasos de interferéncia
de cada fluxo interferente serdo calculados durante as analises posteriores.

As alteracdes necessarias para o calculo do response time de um fluxo considerando
migracOes de tarefas serdo representadas através de alteraces em varidveis na equacdo
original da andlise de escalonamento. No célculo da janela de prioridade para o fluxo i
(Equacdo (11)), devera ser calculado uma janela de prioridade (W (i)*) para cada possivel
rota do fluxo i. Portanto o termo W (i) sera substituido por W (i,n)* onde o n indexara as
possiveis rotas do fluxo i/ Juntamente com esta modificacdo sera feita a substituicdo do termo

MAX . n S
]]’-‘} pelo termo ]]’-l-,n . Tal termo representa o atraso de interferéncia maximo apresentando

pelo fluxo j na variagdo de rota n do fluxo i, considerando todas as varia¢des de rota do fluxo
k que interceptam a rota n do fluxo i. Tais modificacOes resultardo na Equacdo (12) que
deverd substituir a Equacdo (9).

w4 R + ]J’-i‘nMAX

Tj

W(i,n)* = C; + Zpp X C; (12)

O célculo do atraso de interferéncia (Equacdo (11)), também devera ser adaptado, pois
deve ser calculado o atraso de interferéncia de cada uma das variacdes de rotas do fluxo para

. - . A s - MAX 7
que seja definido o atraso de interferéncia maximo (]jl'i,n ). Portanto, o termo ]]’-l- sera
substituido por ]}i,mn, onde m indexa a variacdo de rota do fluxo j e n indexa a variagédo de
rota do fluxo i. Para que o atraso de interferéncia seja calculado para o fluxo j, deve ser

considerado que o fluxo sofrerd o maximo atraso possivel de fluxos de interferéncia indireta.

Deve ser assumido que os fluxos de interferéncia indireta k deverdo apresentar o maximo

. P . . ey MAX
atraso de interferéncia possivel. Portanto, o termo J;; devera ser substituido por ji;,

onde n indexara a variacdo de rota do fluxo j que esta sendo analisada. Apo6s as modificaces
discutidas sera gerada a Equacao (13) que devera substituir a Equacdo (11).

MAX
R/ R/ 1
Rji—Jj ]k +Jkjn

Ty

Jjimn = Zupj | X Cp, (13)

Finalmente, no célculo do response time do fluxo, deve-se considerar que ele exibiu o
pior comportamento temporal possivel. Portanto, deve ser considerada a pior das janelas de
prioridade dentre suas possiveis rotas. Considerando-se a equagdo final do calculo de
response time (Equacdo (8)), deve-se substituir o termo W (i) por W (i)M4X, representando a
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maior das janelas de priopridade para o fluxo i. Tal modificagdo resultard na equacéo (14) que
deve substituir a Equacéo (8).

Ri = W(l)MAX + T (14)

Considerando as modificacdes realizadas na analise de escalonamento de fluxos de
comunicacdo, € proposto a seguir um algoritmo para a analise de escalonamento das tarefas e
fluxos de comunicacdo em um sistema semi-particionado.

Modelagem:

1. Distribuir tarefasnos processadores e selecionar tarefas migratérias e suas rotas de migracio.

)

Identificar os fluxos que possuam relacionamento com tarefas migratérias (se originem ou se
destinem a uma tarefa migratéria). Criar um cenario de fluxo para cada variagio de rota (sendo
todos os cenarios atrelados a um tinico fluxo).

3. Identificar asvarnacdes de conjuntos de interferéncia direta para cada um dos cenarios de cada
fluxo migratério.

Anailise:

1. ZRealizara andlise de escalonamento detarefas através da anilise de response fime, considerando-
se as divisbes de tarefas migratorias realizadas de acordo com o modelo do método de
escalonamento semi-particionado de priondade fixa selecionado. E feito o calculo das laténcias
dos fluxos de comunicacio remodelados para que ela reflita a alteragio na rota seguida pelo fluxo
causadapela migracio detarefas. Se as novas posicies das tarefas possuirem uma maior distincia
entre si que as posigbes originais, a fluxo necessitard de mais hops para chegar ao seu destino,
aumentando sua laténcia;

[

Reajustar o atraso de liberagio dos fluxos migratérios, pois o padrio de interferéncia sofrido pela
parte final da tarefa geradora do fluxo mudari nomodelo de comunicagio simétrico. O motivo da
mudanga do padrio de interferéncia é o fato de que a tarefa alterna seu término entre dois
processadores distintos (cada um possuindo o seu conjunto de tarefas). O cilculo do atraso de
liberagio dos sub-fluxos é dado por:

.-F;f:l =Tia1 T zz
ff:l =Tiaz T Tiza

Para toda tarefa i, #i], ] é o response time de sua primeira parcela sendo executada no processador
inicial do padrio demigracio, #i2,2 é o response time de sua segunda parcela da tarefa executando no
segundo processador do padrio demigracio, #il, 2 & o response time de sua pimeira parcela executando no
segundo processador do padrio de migracio e #i2,] & o response time de sua segunda parcela sendo
executada no processador inicial do padrio de migracio.

3. Realizar a anilise de escalonamento dos fluxos de comunicacio de acordo com o modelo de
anilise de escalonamento de comunicagdes discutido previamente nesta segio.

Algoritmo 2. Algoritmo para o escalonamento de tarefas e comunicagGes em um sistema semi-particionado com
migracéo simétrica.
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4.3 Consideracoes Finais

Deve ser ressaltado que a andlise de escalonamento de fluxos migratérios proposta
neste capitulo, com o objetivo de prover garantias temporais, considera que cada fluxo sofrera
hits através da pior rota possivel para cada um de seus fluxos interferentes. Esse cenario trata-
se de um cendrio pessimista, pois, na maioria dos casos, um fluxo ndo podera dar dois hits
consecutivos em outro fluxo através da mesma rota, tendo em vista que havera uma migracéao
entre os hits e, portanto, uma alteracdo na rota do segundo hit. Um fluxo de comunicacao terd
sua rota alterada por migragOes da tarefa geradora do fluxo e da tarefa receptora. Caso o fluxo
possua uma tarefa migratoria como tarefa geradora, ele apresentara sempre uma variacéo de
rota entre liberaces, pois a tarefa geradora e o fluxo gerado compartilham do mesmo periodo.

No entanto, a tarefa receptora de um fluxo de comunicacdo pode ndo apresentar um
periodo igual ao do fluxo de comunicacdo a ser recebido. Portanto, quando apenas a tarefa
receptora € uma tarefa migratoria, um fluxo podera ser liberado mais de uma vez por uma
mesma rota. Porém, isso sO podera ocorrer se o periodo da tarefa receptora for maior do que o
periodo da tarefa geradora adicionado ao tempo de resposta exibido pela tarefa geradora na
segunda liberacdo de seu fluxo. Caso a tarefa receptora possua um periodo maior que 0
periodo da tarefa geradora adicionado de seu melhor tempo de resposta possivel e menor que
o0 periodo da tarefa geradora adicionado de seu pior tempo de resposta possivel, ndo é possivel
garantir qual das duas rotas sera utilizada pela segunda liberacdo do fluxo, pois a rota podera
variar a cada liberagio da tarefa. E apenas possivel a previsio garantida da segunda rota do
fluxo caso o periodo da tarefa receptora seja maior que o periodo da tarefa geradora
adicionado do pior tempo de resposta da mesma. Neste caso, podera ser determinada a
quantidade de liberacdes (n) que o fluxo podera se manter em uma mesma rota através da
Equacao (15).

n = Tgeradora'*‘]?luxo (15)

Treceptora

Caso tanto a tarefa geradora do fluxo quanto a receptora forem tarefas migratérias, o
padrdo de alterac6es de rota do fluxo torna-se mais complexo. O fluxo sempre alterara de rota
em cada liberacdo, porém, em cada liberacao ele possuird duas rotas possiveis (determinadas
pela migracdo de sua tarefa receptora). Entretanto, o processador da proxima liberacdo da
tarefa receptora pode ser inferido, utilizando-se a nocdo de proporcionalidade de periodos
determinada pela Equacdo (15). Apesar desta possibilidade de inferéncia do proximo
processador de liberacéo da tarefa receptora, ela dependerd do momento da primeira liberacéo
das duas tarefas, algo que, atualmente, ndo pode ser determinado, pois seria necessario
analisar qual combinacédo de tempos de liberacdo geraria o pior padréo de variagédo de rotas.
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5. Escalonamento semi-particionado de tarefas com analise de
comunicacoes

Este capitulo descreve a definicdo de um algoritmo de distribuicdo semi-particionada
de tarefas, sendo apresentado nesta secdo. Na Secdo 5.1 é apresentado um algoritmo
para semi-particionamento de um conjunto de tarefas com necessidades de
comunicacdo. A se¢do 5.2 apresenta uma avaliagdo do algoritmo proposto na Segéo
5.1.

Em (Kato e Yamasaki, 2009), foi proposto um modelo de escalonamento semi-
particionado baseado no modelo de escalonamento particionado DM (deadline monotonic)
chamado DM-PM. Juntamente com o modelo de escalonamento, foi proposto um algoritmo
para alocacdo de tarefas, selecdo, divisdo e realocacdo de tarefas migratorias baseado em
conceitos da andlise de response time.

Entretanto, este algoritmo néo prevé a presenca de comunicacdes no sistema e utiliza-
se de um padrdo fixo de distribuicdo de tarefas. O comportamento temporal de fluxos de
comunicacdo esta fortemente atrelado a posicdo de suas tarefas geradoras e receptoras, pois as
mesmas definem seu conjunto de interferéncia e laténcia. Portanto a distribuicdo de um
conjunto especifico de tarefas sempre no mesmo posicionamento dificulta o escalonamento de
fluxos de comunicacao.

Outro fator desconsiderado pelo algoritmo de distribuicdo de tarefas migratérias
proposto por Kato e Yamasaki € a presenca de atrasos de liberacdo nas parcelas resultantes da
divisdo de tarefas migratdrias. Para que seja garantido que ambas as parcelas de uma tarefa
migratoria sejam escalonaveis, deve-se considerar que as mesmas ndo serdo executadas
simultaneamente. A condicdo da execu¢do ndo simultanea é forcada através da introducdo de
um atraso de liberacdo na segunda parcela da tarefa a ser executada igual ao tempo de
execucdo da primeira parcela da tarefa.

Para que a condicdo de execugdo ndo simultdnea seja introduzida no algoritmo de
divisdo de tarefas proposto por Kato e Yamasaki, o calculo de parcelas proposto no algoritmo
deve levar em consideracdo a possivel ocorréncia de back to back hits causados pelo atraso de
liberacdo da segunda parcela da tarefa. Também deve ser considerado que o atraso de
liberacdo se comportard de forma distinta para os dois tipos de migracdo (simétrica e
assimétrica). No caso da migracdo assimétrica, o atraso de liberacdo sempre ocorrerd na
mesma parcela, pois a tarefa sempre terminard sua execucdo no mesmo processador. A
migracdo simétrica fara com que o atraso de liberacdo reveze entre as duas parcelas de uma
tarefa, pois a tarefa revezara o seu término entre os processadores.

Cada tarefa migratéria t; do sistema sera dividida em duas parcelas (t'; e t';),
possuindo, respectivamente, parcelas C'; e C''; da computacao total da tarefa t;. Assumindo a
premissa de que as tarefas migratdrias sempre executardo com prioridade maxima, pode-se
considerar que o pior tempo de execucgdo da primeira parcela de uma tarefa sera sempre fixo e
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igual a parcela de computacdo C’;. Entretanto, para a analise de possiveis back to back hits,
considerar toda a parcela C’; como atraso de liberacdo para a segunda parcela da tarefa
aumentara o pessimismo da anéalise de escalonamento. O atraso efetivo € dado pela variacédo
maxima do tempo de execucdo de uma tarefa, considerando seu pior e melhor tempo de
execucdo, pois a diferenca entre os dois limita o desvio maximo entre tempos de execucéo da
parcela.

E possivel considerar-se que o melhor tempo de execucéo da primeira parcela da tarefa
como sendo a mesma propor¢do do melhor tempo de resposta total que sua parcela de
computacdo C'; é do tempo total de computacdo C;. Entretanto, em um cenario real partes
trechos especificos do cddigo de uma tarefa podem contribuir com maior intensidade para o
pior tempo de computacdo possivel (trechos criticos) de uma tarefa, tal relacdo de
proporcionalidade pode ndo proceder para certos casos, pois ndo pode ser previsto qual das
parcelas ficara com o trecho critico.

Além de o célculo de divisdo de parcelas proposto em (Kato e Yamasaki, 2009) nédo
levar em consideracao o atraso no inicio da execucdo de uma parcela gerado pela execucdo da
outra parcela da tarefa, o célculo também ndo leva em consideracdo a interferéncia total
sofrida por cada tarefa presente no processador. O algoritmo de divisdo de tarefas do DM-PM
calcula 0 quanto cada tarefa do processador suportaria de interferéncia (oriunda de uma
parcela de uma tarefa migratoria) sem perder prazo através da Equacdo (16):

D;—R;
R
Ti+]j “

Tj

C =

j (16)

A Equacdo (16) considera o response time de uma tarefa como o méaximo de
computacdo executada durante o prazo da tarefa, subtraindo este valor do préprio prazo da
tarefa para medir a disponibilidade de tempo para execucdo de outra tarefa de maior
prioridade em relacdo a tarefa interferida (t;). Porém, como estd sendo considerada a
introducdo de uma nova fonte de interferéncia, o response time pode ndo fornecer uma
medida precisa da interferéncia maxima sofrida pela tarefa sendo analisada. 1sso ocorre, pois
uma tarefa pode terminar sua execucdo antes de sofrer a totalidade da interferéncia exercida
durante seu periodo. Essa possibilidade ¢ ilustrada pela Figura 15.
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Figura 15:

Demonstracdo da vaga temporal real para a parcela de uma tarefa migratéria em relacéo a tarefa t,.

Na Figura 15, a tarefa t,(9,0,1) termina sua execucdo 1 unidade de tempo antes do
segundo hit da tarefa t,(6,0,4) que ocupa todo o restante do periodo da tarefa t,. Neste caso,
D, — R, resultaria em 4 unidades de tempo, ndo representando corretamente o tempo
disponivel para execucdo de outras tarefas em relacdo a tarefa t,. No exemplo representado
pela Figura 15 qualquer nova fonte de interferéncia a gerar uma interferéncia maior do que 1
unidade de tempo, resultard na perda de prazo por parte da tarefa t,. Portanto, para
determinar-se o tempo disponivel para execugdo de novas tarefas em relacdo a uma tarefa
qualquer, deve ser considerada a interferéncia total sofrida pela mesma durante todo seu
periodo e ndo apenas até o término de sua execucdo. Deve ser considerado apenas o tempo de
execucdo da tarefa interferente que ocorra durante o periodo de release da tarefa interferida.
No caso do exemplo anterior, a tarefa t; exerce 7 unidades de tempo de interferéncia na tarefa
t, ao invés de 8 (que seria o total de computacédo de dois hits da tarefa t,).

E importante ser ressaltado que os intervalos de interferéncia gerados devido a hits
parciais podem ser interrompidos por hits parciais oriundos de tarefas de mais alta prioridade,
podendo causar a reducdo da interferéncia exercida pelo hit parcial. Tal comportamento é
demonstrado pela Figura 16.
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Figura 16: lustragdo da interacéo entre hits parciais das tarefas t, e t;.

Como a Figura 16 demonstra, a interferéncia da tarefa t,(7,0,3) é interrompida pela
segunda liberacdo da tarefa t;(8,0,2). Portanto, para determinar-se a interferéncia oriunda dos
hits parciais deve ser realizada uma analise da interacdo entre os hits parciais de cada tarefa
(que se manifestardo na forma de intersec¢des entre intervalos de interferéncia). Considerando
esses fatores, é proposto o seguinte algoritmo (Algoritmo 3) para andlise de hits parciais em
relacdo a tarefas presentes em cada processador.

O algoritmo proposto percorre as tarefas interferentes em ordem decrescente de
prioridade, verificando a ocorréncia de hits parciais. Caso um hit parcial ocorra (limite
superior do numero de hits é maior que o limite inferior), o algoritmo insere o intervalo que o
hit ocupara em uma lista, considerando os intervalos inseridos anteriormente. Caso existam
intervalos na lista que apresentem interseccdo com o intervalo a ser inserido, mais de o
intervalo serd dividido em segmentos de forma a ocupar a méxima computacdo disponivel
dentro de suas necessidades computacionais.
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Apos a realizacdo da analise de hits parciais, a interferéncia total sofrida pela tarefa t;
sera a soma da interferéncia total dos hits integrais (ja contida na variavel
Interferéncia;y:q;) COM 0 somatorio da computagdo contida nos intervalos de hits parciais.
O tempo vago total no processador em relacdo a tarefa t; podera ser calculado através da
subtracdo do prazo da tarefa t; pela sua interferéncia total proveniente de andlise. Tal
resultado pode ser substituido pelo termo D; — R; no célculo de parcelas da anélise proposta
por Kato e Yamasaki. Porém, o resultado da anélise de Kato e Yamasaki ap0s a substituicdo
pode causar um sub-aproveitamento do tempo livre disponivel no processador. Esse sub-
aproveitamento pode ocorrer quando o ultimo hit da tarefa migratoria possui um prazo que se
estende além do periodo da tarefa interferida. Neste caso, a utilizacdo do intervalo de tempo
livre total no periodo da tarefa considerara que o hit da tarefa migratoria ndo podera se
estender além do periodo da tarefa interferida, desconsiderando qualquer computagédo
adicional que poderia ser utilizada pela tarefa migratoria.

Para o célculo da computacao disponivel para a parcela migratoria, deve-se considerar
gue uma tarefa ndo pode sofrer uma interferéncia maior que a dada pelo seu momento critico,
o qual é utilizado para realizar-se a analise de interferéncia total. Portanto, mesmo que o total
de computacao de uma tarefa interferente ndo tenha sido atendido durante o periodo da tarefa
interferida, o fato de sua computacdo restante ser exercida como interferéncia na proxima
liberagdo da mesma ndo podera gerar uma interferéncia maior que a interferéncia oriunda do
momento critico. Sendo assim, se o total de computacao de um hit parcial da parcela da tarefa
migratoria (a ser inserida no processador) ndo exercer toda sua interferéncia até o final do
periodo da tarefa interferida, ndo podera ocorrer uma interferéncia maior que a estimada
através dos seus hits integrais. Se o hit parcial de uma tarefa migratoria dispor de um intervalo
de tempo livre menor que o intervalo que seria ocupado por cada um dos hits integrais, é
seguro assumir que o hit parcial pode usufruir de uma vaga temporal idéntica aos hits
anteriores. Para se estimar a capacidade de computacdo disponivel para os hits integrais da
parcela de uma tarefa migratdria, deve ser considerado o tempo livre presente no intervalo de
tempo entre o inicio do hit parcial da parcela da tarefa migratéria e o final do periodo da
tarefa interferida.

A seguir, é proposto um algoritmo para o calculo da interferéncia gerada pelos hits
parciais das tarefas analisadas pelo Algoritmo 3 e estimativa da méxima computagdo possivel
para cada hit da tarefa migratdria.
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Algoritmo 4. Algoritmo de estimativa da capacidade computacional disponivel para cada hit de uma parcela da

tarefa migratoria.

Com a introdugdo do Algoritmo 4 no final do Algoritmo 3, o algoritmo resultante
fornecera uma estimativa do total de computacdo possivel de ser atribuido para a parcela da
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tarefa migratoria. Porém, tal estimativa ndo leva em consideracdo o atraso de liberacdo
imposto pela primeira parcela a ser gerada na segunda parcela da tarefa sendo calculada. Esse
atraso de liberacdo pode impactar esta estimativa através do fenémeno de back to back hit ou
através do deslocamento do inicio do hit parcial da parcela migratéria para um novo ponto na
linha de tempo como demonstrado pelas Figuras 15 e 16.
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Figura 17: Comportamento temporal da tarefa £; sem atraso de liberacéo.
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Figura 18: Comportamento temporal da tarefa £, apds a introducéo de atraso de liberacéo.

A Figura 17 demonstra a interpretacdo grafica da interferéncia da tarefa t;(2,5) na
tarefa t,(1,9). Como pode ser observado, a tarefa t; termina o seu hit integral e inicia seu
ultimo hit em 5. Apo6s a inser¢do de 1 unidade de tempo como atraso de liberagdo para t;,
apesar da ndo ocorréncia de um back to back hit, o ponto de inicio do ultimo hit de t; ¢
deslocado para 4 (hit anterior é deslocado —J® unidades de tempo), como ilustrado pela
Figura 14. Finalmente, com a insercdo de 2 unidades de tempo como atraso de liberagdo para



64

t;, um back to back hit ocorre fazendo com que t; inflija um terceiro hit em 8 (um hit é
adicionado e o ultimo hit é deslocado T; — JF unidades de tempo), durante o periodo de ¢,
(Figura 15).
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Figura 19: Comportamento temporal da tarefa t; durante a ocorréncia de um back to back hit.

Tendo em vista as condi¢cdes demonstradas pelas figuras anteriores, uma nova
estimava tem que ser feita utilizando-se o atraso de liberagdo que seria gerado pela primeira
estimativa (Ji} = C, — Cj, = C;/). O novo valor de atraso de liberagio deve ser substituido no
Algoritmo 2 e uma nova estimativa deve ser calculada, sendo esta a estimativa definitiva. A
nova estimativa ndo se trata de um valor exato da capacidade de computacdo disponivel, pois
o0 novo valor de Cj, gerard um novo valor para J;*, porém, com o objetivo de simplificar o
célculo, ndo sera calculada uma nova estimativa com o atraso de liberacéo reajustado.

O algoritmo proposto por Kato e Yamasaki leva em consideracdo que a tarefa
migratoria possui um periodo menor que todas as tarefas presentes no processador.
Entretanto, este trabalho trata com a possibilidade do mapeamento heuristico das tarefas
considerando a comunicagdo, 0 que torna esta premissa restritiva. Para que o algoritmo de
mapeamento ndo seja restringido por esta premissa, o0 algoritmo de estimativa da computacéo
das parcelas proposto anteriormente deve ser modificado para levar em consideracdo a
possibilidade de existirem tarefas com um periodo menor que a tarefa migratoria no
processador sendo analisado.

Quando ¢ calculada a computacgéo possivel para uma parcela de uma tarefa migratéria
em relacdo a tarefas com um periodo maior que o da tarefa migratoria, € levado em
consideracdo que havera vérios hits da tarefa migratoria e a computagdo disponivel no
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intervalo é dividida de acordo. Porém, quando se trata de uma tarefa com um periodo menor
que o da tarefa migratoria, ndo se pode considerar a disponibilidade de tempo em varias
liberagBes da tarefa interferida. Como a tarefa migratoria sera executada com a maior
prioridade possivel no processador, ela exercerd toda sua interferéncia no processador
ininterruptamente. Portanto, se a interferéncia exercida pela tarefa migratoria for maior que o
intervalo de tempo livre na primeira liberagdo da tarefa interferida, ocorrera a perda de prazo
da tarefa interferida. Para que esta condicdo seja levada em consideracdo, deve-se considerar
o total de tempo livre em apenas uma liberacdo da tarefa interferida para o calculo da
computacdo disponivel para a parcela da tarefa migratoria. Portanto, se a tarefa analisada
possuir um periodo menor que o da tarefa migratoria, ao final do Algoritmo 1, devem ser
somados a interferéncia total dos hits integrais, o somatorio da computagdo contida nos hits
parciais e a computacdo da tarefa interferida. A computacdo disponivel para a parcela da
tarefa migratdria serd igual a subtracdo do prazo da tarefa interferida pelo resultado da soma
previamente mencionada. Novamente deve ser analisado o atraso gerado proveniente da
segunda parcela, se este atraso gerar um back to back hit por parte da tarefa migratoria, deve-
se recalcular a computacdo disponivel para cada parcela da tarefa migratéria através do
Algoritmo 4, caso contrario, a computacdo previamente calculada podera ser mantida.

O algoritmo proposto neste capitulo deve ser realizado para cada par de processadores
vizinhos e para cada tarefa migratoria. Caso uma tarefa migratéria ndo possa ser alocada em
nenhum par de processadores, o algoritmo falha e uma nova alocacgéo de tarefas ou um a nova
selecdo de tarefas migratorias deve ser realizada.

5.1 Semi-particionamento de tarefas com necessidades de
comunicacio

O algoritmo de divisdo de tarefas proposto no inicio do capitulo trata-se estritamente de um
algoritmo de divisdo e mapeamento de tarefas, ndo levando em conta a presenca de
comunicacdo. A necessidade de comunicacdo em tarefas migratdrias representa um novo
desafio, pois suas possibilidades de posicionamento sdo limitadas pelo fato de que s&o
necessarios dois processadores vizinhos com capacidade suficiente para suportar a
computacédo integral da tarefa. Outro fator a ser levado em consideragéo na sele¢do de uma
tarefa migratdria € o tamanho de seu periodo. Idealmente, a tarefa migratoria terd um periodo
menor que todas outras tarefas no processador devido a limitagdes impostas pela condigdo
contraria que foram discutidas no inicio do capitulo.

Se estes fatores forem considerados em conjunto com o fato que tarefas migratorias
modificaréo os padrdes de interferéncia entre comunicagdes no sistema, a escolha de uma
tarefa migratoria ideal torna-se um processo complexo. Este processo pode ser realizado de
uma forma mais simples através de uma abordagem de tentativa e erro, realizando a divisdo e
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alocacdo da tarefa sem levar em consideragdo a comunicacao e checando o escalonamento dos
fluxos de comunicacéo (através da anélise proposta no Capitulo 4) no estado final do sistema.
Porém, a falha na divisdo de tarefas leva a uma série de opc¢des para a tentativa da correcéo do
problema: (i) tentar realocar a tarefa migratéria; (ii) selecionar uma nova tarefa como tarefa
migratoria; (iii) tentar realizar um reposicionamento das tarefas que possuem fluxos
problematicos; (iv) realocar todo o conjunto novamente.

A tentativa de realocar a tarefa é a alternativa menos custosa das alternativas
mencionadas, porém, as possibilidades de alocacdo para tarefas migratorias séo limitadas pela
necessidade de vizinhanga entre os processadores. O processo de selecdo de uma nova tarefa
migratoria exige a alocacdo da antiga tarefa migratéria e a selecdo de uma nova tarefa
migratoria 0 que pode ser um processo complexo e pouco recompensador. Realizar a
realocacdo das tarefas com fluxos problematicos também pode ser um processo complexo
pois pode envolver o deslocamento de outras tarefas que por sua vez poderdo causar 0
deslocamento de fluxos e novos problemas com fluxos de comunicagdo. Assumindo que a
alocacdo do conjunto é feita através de um processo heuristico como em (Bonilha, 2011), a
tentativa de realocacéo de todas as tarefas pode gerar mapeamentos diferentes e, portanto,
novas possibilidades de tarefas migratorias.

Com o objetivo da realizacdo de testes preliminares para o possivel desenvolvimento
de heuristicas de selecdo e alocacdo de tarefas migratérias focadas em comunicacédo, abaixo é
proposto um algoritmo para o mapeamento de tarefas e divisdo de tarefas migratérias levando
em conta comunicacdo. Este algoritmo € composto por uma série de passos que Sdo
enumerados no Algoritmo 5.

1} Realizar a alocacio do conjunto com um algoritmo heuristico de alocagio de tarefas focado em
computacio e comunicagio como o proposto em (Bonilha, 2011).

2) PRealizar a anilise de escalonamento das tarefas e verificar se algum processador possui tarefas
gue perderam prazo.

3) Caso alguma tarefa tenha perdido prazo, para cada processador, selecionar e marcar como
migratéria a tarefa com o menor periodo possivel no processador que fomega uma vaga temporal
suficiente para tarefa que perdeu prazo nio perder prazo. Casotal tarefa nfo exista, marcar a
tarefa que perdeu prazo como tarefa migratéria.

4} Realizar a divisdo e alocacio das tarefas migratérias de acordo com o algoritmo propostono
inicio deste capitulo. Se o algoritmo falhar retomar ao passo 1.

5) Realizar a anilise de escalonamento proposta no Capitulo 4 para verificara escalonabilidade dos
fluxos de comunicagio.

6) Caso algum fluxo de comunicacio nio atenda seu prazo, retomar ao passo 1.

Algoritmo 5. Algoritmo de alocaco de tarefas para sistemas semi-particionados com comunicacao.

5.2 Avaliacao do algoritmo

Com o objetivo de avaliar a capacidade de alocacdo do Algoritmo 5, foi realizada uma série
de testes. Tais testes consistiram na execucdo do algoritmo para 0 mapeamento de conjuntos
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de tarefas e fluxos gerados aleatoriamente considerando uma NoC 4x3. Foram gerados
conjuntos aleatdrios de tarefas com 75%, 80%, 85% e 90% de utilizacdo de processador, com
0 objetivo de exercer diferentes graus de dificuldade ao algoritmo. Para cada conjunto de
tarefas, foram criados fluxos de comunicacdo partindo de 75% das tarefas. Para cada fluxo foi
atribuida uma laténcia entre 5% e 10% do periodo ndo utilizado pela computacéo de sua tarefa
geradora. Dessa forma, prevenindo que um par de tarefa geradora e fluxo gerado ndo fosse
ndo-escalonavel sem sofrer interferéncia de outros fluxos.

Os testes foram realizados para duas abordagens distintas: (i) execucdo do algoritmo
de divisdo de tarefas sem remapeamento caso o algoritmo falhe em dividir as tarefas; (ii)
execucdo do algoritmo de divisdo de tarefas com 10 tentativas de remapeamento em caso de
falha. Para cada uma dessas abordagens e para cada um dos marcos de utilizacdo de
processador previamente mencionados, foram gerados 1000 conjuntos de tarefas aleatérios.

Para cada um dos testes, foram realizadas medicdes de: (i) nUmero de sucessos da
heuristica de mapeamento (sem divisdo de tarefas); (ii) nimero de sucessos do algoritmo de
divisdo (recuperagdo de conjuntos ndo escalondveis produzidos pela heuristica de
mapeamento); (iii) nimero de ocorréncias de aumento no nimero de fluxos ndo escalonaveis
apos a divisdo de tarefas; (iv) nimero de reducdo no nimero de erros de fluxos ap6s a divisao
de tarefas.

5.2.1 Divisao de tarefas sem remapeamento de tarefas

Para os testes do algoritmo de divisdo de tarefas, o algoritmo de divisdo de tarefas foi
executado apenas uma vez (sem remapeamento em caso de falha) para cada um dos 1000
conjuntos de tarefas e fluxos aleatérios com 75%, 80%, 85% e 90% de utilizacdo de
processador. Para cada execucao do algoritmo, foram medidas a taxa de sucesso da heuristica
particionada (sem necessidade de divisdo de tarefas), a taxa de recuperacdo de um conjunto
ndo escalonavel por parte do algoritmo de divisdo de tarefas e a taxa total de sucesso do
algoritmo (conjuntos escalonaveis produzidos por qualquer meio). Os resultados destes testes
sdo demonstrados nos Gréficos 1, 2 e 3.
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Gréfico 1. Taxa de sucesso do mapeamento heuristico de tarefas (sem diviséo).
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Gréfico 2. Taxa de sucesso na recuperagao de mapeamentos ndo escalonaveis por parte do algoritmo de divisdo

de tarefas.
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Gréfico 3. Taxa de sucesso total do algoritmo.

Como pode ser observado no Grafico 1, o0 mapeamento heuristico de tarefa apresentou
uma taxa de sucesso de 80,08% no mapeamento de conjuntos de tarefa com 75% de utilizacdo
de processado, uma taxa de sucesso alta se considerado que algoritmos semi-particionados
apresentaram garantia de escalonamento para conjunto com no maximo 69% de utilizac&o,
como discutido na Se¢do 2.1.1. Entretanto, a taxa de sucesso do mapeamento heuristico
decresceu rapidamente com o aumento da utilizacdo de processador, apresentando uma taxa
de sucesso de 34,80% para conjuntos com 80% de utilizacdo de processador, 4% para
conjuntos com 85% e 0% para conjuntos com 90%.

O algoritmo de divisdo de tarefas apresentou uma taxa de sucesso na recuperacao de
mapeamentos ndo escalonaveis de 75% para conjuntos com 75% de utilizacdo, uma taxa de
sucesso mais baixa que a do algoritmo de mapeamento heuristico para mesma categoria de
utilizacdo de processador. Porém, com o aumento da dificuldade de escalonamento dos
conjuntos, o algoritmo de divisdo de tarefas apresentou resultados melhores que o
mapeamento heuristico. O Algoritmo de divisao de tarefas apresentou uma taxa de sucesso de
61,34% na recuperacdo de conjuntos com 80% de utilizacdo de processador, 28,75% na
recuperacdo de conjuntos com 85% e 12,40% na recuperacdo de conjuntos com 90% de
utilizacdo. A criacao de tarefas migratdrias conseguiu uma taxa de sucesso consideravelmente
maior na criacdo de mapeamentos escalonaveis para conjuntos de tarefas com grande
utilizacdo de processador, mostrando a necessidade da divisdo de tarefas para o
escalonamento de tais conjuntos.

A taxa de sucesso total do algoritmo (considerando obtengcdo de mapeamentos
escalondveis com e sem migracdo) demostra claramente que o mapeamento heuristico e a
divisdo de tarefas se complementam. Obtendo uma taxa de sucesso de 95,20% no
mapeamento de tarefas com 75% de utilizacdo de processador, 74,80% no mapeamento de
tarefas com 80%, 31,16% no mapeamento de tarefas com 85% e 12,40% no mapeamento de
tarefas com 90%.
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No entanto, deve ser ressaltado que o algoritmo de divisdo de tarefas, apesar de partir
de um mapeamento favordvel para comunicacdo das tarefas, ndo leva em consideracao tal
fator durante a divisdo e remapeamento de tarefas. Devido a esse fator, o algoritmo
apresentou aumento do numero de perdas de prazo por parte de fluxos apds a divisdo de
alguns conjuntos, como demonstrado pelo Gréfico 4.
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Gréfico 4. Taxa ocorréncia de alteracfes no nimero de prazos perdidos por parte de fluxos.

O algoritmo de diviséo de tarefas apresentou uma taxa crescente de ocorréncia de
aumento no numero de perdas de prazo por parte dos fluxos com o aumento da utilizacdo de
processador dos conjuntos de tarefa. A ocorréncia de aumento nos erros de tarefas alcancou
uma taxa de ocorréncia acima de 50% em conjuntos com 90% de utilizacdo. Também foi
constatado um indice de ocorréncia de reducdo no numero de perdas de prazos de fluxos
relativamente alto (se mantendo proximo aos 33% para conjuntos com 80%, 85% e 90% de
utilizacdo de processador). Tais resultados demonstram a necessidade da introducdo de
heuristicas de divisdo de tarefas focadas na comunicacdo de tarefas. A presenca de uma taxa
minima de ndo aumento no ndmero de perdas de prazos de 48,84% sem utilizacdo de
heuristicas de divisdo também demonstra que tais heuristicas possuem grande potencial de
sucesso.

5.2.2 Divisao de tarefas com remapeamento de tarefas

Foram realizados testes com o algoritmo de divisdo de tarefas com remapeamentos
heuristicos em caso de falha, como sugerido na Se¢do 5.1, sendo imposto um limite de 10
tentativas de remapeamento em caso de falha. O algoritmo foi testado em 1000 conjuntos de
tarefas aleatorios para 75%, 80%, 85% e 90% de utilizacdo, como os testes anteriores. O
Gréfico 5 ilustra os resultados dos testes.
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Gréafico 5. Taxa de sucesso do algoritmo de divisdo de tarefas com 10 remapeamentos em caso de falha.

A introducdo de remapeamentos em caso de falha provocou um aumento significativo
na taxa de sucesso do algoritmo de divisdo de tarefas, indicando que a combinacdo de
periodos de tarefas em cada um dos processadores é um fator de grande impacto na eficacia
do algoritmo de divisdo de tarefas. O algoritmo de divisdo de tarefas com remapeamentos em
caso de falha apresentou uma taxa de sucesso de 97,31% para conjuntos com 75% de
utilizacdo, 96% para conjuntos com 80%, 82% para conjuntos com 85% e 54,66% para
conjuntos com 90% de utilizacao.

A grande melhora na taxa de sucesso do algoritmo, provocada pelo remapeamento,
sugere a existéncia de diversas possibilidades de mapeamentos de tarefas escalonaveis para
um conjunto. Esta possibilidade pode ser explorada através do remapeamento arbitrario
(independente de falha) para geracdo de varios mapeamentos escalonaveis, podendo ser
escolhido 0 mapeamento mais benéfico para os fluxos de comunicacdo do sistema.
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6. Consideracoes Finais

Atualmente, no desenvolvimento industrial de SoCs (System on Chip) multiprocessados de
tempo real, utiliza-se 0 modelo de escalonamento semi-particionado. Tal modelo de
escalonamento garante a escalonabilidade de conjuntos de tarefas com no maximo 69% de
utilizacdo de processador, aumentando o custo de tais sistemas devido ao baixo
aproveitamento de recursos. Apesar da presenca de modelos de escalonamento mais eficientes
na literatura atual, tais modelos n&o séo adotados devido a falta de estudos e ferramentas para
obtencdo de garantias temporais para tais modelos em condicdes reais de execugdo. Este
trabalho teve como objetivo o desenvolvimento de uma andlise de escalonamento capaz de
prover garantias temporais para um conjunto de fluxos e tarefas considerando fatores como o
impacto da migracdo de uma tarefa nos seus fluxos de comunicacéo, algo que é abstraido nas
analises de escalonamento atuais, tornando a analise mais representativa das condicdes reais
de um sistema.

O trabalho foi iniciado com uma analise do pessimismo presente na analise de
escalonamento para fluxos de comunicacdo proposta por (Shi e Burns, 2010) onde fontes de
pessimismo desnecessario foram identificadas. Através da identificacdo de fontes de
pessimismo desnecessario na analise, foram feitas modificacdes na analise de escalonamento
de Shi e Burns, gerando uma nova analise de escalonamento menos pessimista mas ainda
capaz de fornecer garantias temporais para os fluxos de comunicacéo. Foi proposta uma nova
modificacdo na analise resultante para que a mesma leve em consideracao os atrasos impostos
pela tarefa geradora no seu fluxo de comunicacao.

Utilizando-se da nova anélise de escalonamento proposta na Secdo 3.3, foi proposta
uma analise de escalonamento para sistemas com escalonamento semi-particionado. Tal
analise foi criada com o intuito de considerar-se o impacto da migracdo de tarefas no
comportamento temporal dos fluxos de comunicagéo do sistema. Foi levantada uma discussao
a respeito de como cada um dos modelos de migracéo interfere no comportamento temporal
dos fluxos de comunicacéo e foi proposta uma andlise de escalonamento para cada um destes
modelos de migracao.

Levando em consideracdo o fato de que os algoritmos de divisdo de tarefas migratérias
encontrados na literatura atual, ndo s6 consideram comunicacgdo entre tarefas, mas utilizam-se
de mapeamentos iniciais, na maioria dos casos, deterministicos. Foi proposto um novo
algoritmo de divisdo e remapeamento de tarefas migratdrias que € capaz de reduzir as
restricbes impostas no mapeamento prévio por algoritmos como o de (Kato e Yamasaki,
2009). Também foi demonstrado que o algoritmo proposto por Kato e Yamasaki pode
produzir resultados equivocados devido a ndo consideracdo da interferéncia exercida apos o
término da execucgéo de uma tarefa.

Finalmente, foram realizados testes do novo algoritmo de divisdo de tarefas para
identificar-se a possibilidade da jungdo deste algoritmo com heuristicas da mapeamento de
tarefas dirigidas a comunicacdo entre tarefas. Os resultados dos testes sugeriram uma boa
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sinergia entre o algoritmo de mapeamento de tarefas focado em comunicacdo e o algoritmo de
divisdo de tarefas para 0 mapeamento de conjuntos de tarefa com um alto nivel de utilizaco
de processador. Os testes também indicaram a necessidade de heuristicas adicionais capazes
de dirigir a divisdo e remapeamento de tarefas migratorias de forma a beneficiar o
comportamento temporal dos fluxos de comunicacao do sistema.

6.1 Trabalhos Futuros

Os testes realizados com o algoritmo de divisdo de tarefas demonstram a necessidade de
heuristicas capazes de guiar o algoritmo de forma a beneficiar o comportamento temporal dos
fluxos de comunicagdo. Além disso, estes testes sugeriram que tais heuristicas possuam um
certo grau de liberdade para interagir com o algoritmo de remapeamento de tarefas
migratorias, tendo em vista o alto indice de ndo aumento do nimero de perdas de prazos por
parte de fluxos obtidos pelo algoritmo sem a utilizacdo das mesmas.

O algoritmo de criagdo e divisdo de tarefas migratorias possui 2 pontos de tomada de
decisdo cruciais: (i) qual tarefas serdo as tarefas migratérias; (ii) onde essas tarefas
migratorias devem ser mapeadas. Introducdo de heuristicas no ponto de deciséo (ii) poderiam
tornar ndo s6 o remapeamento de tarefas migratorias mais benéfico para os fluxos de
comunicacdo do sistema como também torna-lo mais eficiente. Entretanto, a introducéo de
heuristicas na tomada de decisdo (i) poderia prover melhores candidatas a divisdo e a
relocacdo, tarefas com fluxos de comunicacdo menos impactantes ou com periodos mais
propicios para o algoritmo de divisdo. S&o necessarios estudos a respeito de possiveis
heuristicas e 0 impacto das mesmas para ambos pontos de tomada de decisao.

Outra melhoria possivel de ser feita é a introducdo de novos fatores no modelo de
analise de escalonamento para sistemas semi-particionados, como atrasos de transferéncia de
estado entre processadores para tarefas migratorias e a modificacdo de rotas de fluxos
interferentes entre hits. Porém, para a introducdo do segundo, seria necessario um estudo a
respeito da definicdo da pior sequéncia de migracfes possiveis para a interferéncia de um
fluxo.

Finalmente, podem ser realizados estudos sobre a utilizacdo de novos esquemas de
prioridade para o modelo de escalonamento semi-particionado, como o EDF (Earliest
Deadline First). Algoritmos de divisdo de tarefas baseados em EDF provaram-se mais
eficientes na divisdo de tarefas migratdrias, porém, tal esquema de prioridade torna mais
dificil a obtengcdo de garantias como 0 momento de geracdo do fluxo de comunicacdo no
sistema (imprevisibilidade).
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