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RT-Est：準固定優先度スケジューリング向け
リアルタイムオペレーティングシステム

千 代 浩 之†1 山　　 信　行†1

本論文では，準固定優先度スケジューリング向けリアルタイムオペレーティングシ
ステム RT-Estを提案する．RT-Estは，次の機能を実装する．1）準固定優先度スケ
ジューリングを低オーバヘッドで達成するために Linux カーネル 2.6 における O(1)

スケジューラを拡張したハイブリッド O(1)スケジューラ，2）付加デッドライン時刻
で付加部分を中断するための高精度タイマ，3）リアルタイムスケジューリングのシ
ミュレーション向けアーキテクチャSIM である．SIM および実機による評価結果で
は，RT-Est における準固定優先度スケジューリングは自律移動ロボットに適してい
ることを示す．

RT-Est: Real-time Operating System
for Semi-fixed-priority Scheduling

Hiroyuki Chishiro†1 and Nobuyuki Yamasaki†1

This paper proposes RT-Est, which is a real-time operating system for semi-
fixed-priority scheduling. RT-Est implements the following mechanisms: 1) the
hybrid O(1) scheduler, which is an extension of the O(1) scheduler in Linux
kernel 2.6, to achieve semi-fixed-priority scheduling with low overhead; 2) the
high resolution timer, which performs to terminate optional parts at optional
deadlines; 3) SIM, which is an architecture for simulating real-time scheduling.
Both evaluation results of SIM and the real machine show that semi-fixed-
priority scheduling in RT-Est is well suited to autonomous mobile robots.
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1. 序 論

自律移動ロボット1),2)のような低ジッタかつ高リアルタイム性を要求するリアルタイムシ

ステムでは，多様な環境で動作することが要求される．リアルタイム性を保証するため，タ

スクの最悪実行時間を用いたリアルタイムスケジューリングアルゴリズムが多く提案されて

いる3)–5)．しかしながら，このようなリアルタイムシステムを実現するためには，経路選択

タスクのように，障害物の数に依存して実際実行時間が大きく変動するタスクにも対処しな

ければならない．現在実社会で利用されている主要な RTOSでは，Linuxをリアルタイム

拡張した ART-Linux 6)，ITRON 準拠の TOPPERS/ASP 7) があげられる．ART-Linux

と TOPPERS/ASPは RMスケジューリング3) を実装しているが，RMスケジューリング

は実際実行時間が最悪実行時間より短い場合を考慮していないので，余った CPU時間は無

駄になってしまう．したがって，実際実行時間が最悪実行時間より短い場合，余った CPU

時間を有効利用可能なインプリサイス計算モデル8) をサポートとした RTOSが望ましい．

インプリサイス計算モデルは，必須部分（mandatory part）と付加部分（optional part）

を持つ．必須部分は許容可能な最低限の品質を持つ結果を生成し，付加部分は必須部分が生

成した結果の品質を向上させる．インプリサイス計算モデルを用いる場合，必須部分のリ

アルタイム性を保証すれば，過負荷状態に陥ったとしても，付加部分を中断することでデッ

ドラインミスを回避することが可能である．従来のインプリサイス計算モデルは付加部分を

中断または完了する際に補完的な処理が必要ないことを仮定している．しかしながら，自

律移動ロボットの制御には付加部分を中断または完了する際に補完的な処理が必要である．

たとえば，画像処理タスクでは画像データを入力（必須部分），演算の精度を向上（付加部

分），解析結果を出力（必須部分）のように終端にも第 2の必須部分が要求される．この終

端部分（wind-up part）を有するモデルを拡張インプリサイス計算モデル9),10) と呼ぶ．

拡張インプリサイス計算モデル向け RTOSとして RT-Frontier 11) がある．RT-Frontier

はMandatory-Fist with Wind-up Part（M-FWP）9),10) のような拡張インプリサイスタス

クを用いた Earliest Deadline First（EDF）3) に基づく動的優先度スケジューリングを実装

している．しかしながら，動的優先度スケジューリングにおいて，レディキューにタスクを

挿入，削除する操作の計算量は，タスク数を nとした場合 O(log n)になってしまう．タス

クを挿入，削除する計算量が O(n)になるという問題を表 1 に我々が開発している自律移

動ロボット12),13) のタスクを用いて説明する．各々のタスクの詳細は省略するが，この自律

移動ロボットを実現するためには，これらのタスクのリアルタイム性を保証しなければなら
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表 1 自律移動ロボットのタスク例
Table 1 Tasks in an autonomous mobile robot.

タスク 周期 [ms]

モータ制御 1.0

サーボ制御 1.0

状態チェック 1.0

センサー処理 2.0

タスク管理 10.0

データ共有 10.0

自己位置推定 10.0

運動計画 100.0

音声処理 100.0

画像処理 200.0

ない．さらに，より高精度な制御を行うためには，様々なセンサからのデータを処理しなけ

ればならず，タスク数はより増加すると考えられる．これに対して，Linuxカーネル 2.6か

ら実装された O(1)スケジューラ14) では，レディキューにタスクを挿入，削除する操作の

計算量は，RM 3) のような固定優先度スケジューリングの場合では O(1)だが，EDFのよ

うな動的優先度スケジューリングには適応できない．また，固定優先度スケジューリングで

拡張インプリサイスタスクをスケジュールする場合，付加部分のオーバランが原因で終端部

分がデッドラインミスを発生してしまう．それゆえ，固定優先度スケジューリングを拡張イ

ンプリサイスタスクに適応させた準固定優先度スケジューリング15) の実装が要求される．

本論文では，準固定優先度スケジューリング向け RTOS である RT-Est を提案する．

RT-Estは準固定優先度スケジューリングを低オーバヘッドで実現するために，Linuxカー

ネル 2.6における O(1)スケジューラを拡張したハイブリッドO(1)スケジューラ，付加デッ

ドライン時刻で付加部分を中断するための高精度タイマ，リアルタイムスケジューリングの

シミュレーション向けアーキテクチャである SIMを実装する．SIMおよび実機による評価

結果では，RT-Estにおける準固定優先度スケジューリングは自律移動ロボットに適してい

ることを示す．

本論文の貢献は，準固定優先度スケジューリングを実現する RTOSである RT-Estをス

クラッチから実装したことにある．RT-Estは，準固定優先度スケジューリングにより，拡

張インプリサイスタスクを低ジッタかつ低オーバヘッドでスケジュール可能なので，自律移

動ロボットで高精度な動作を実現する．

本論文の構成を以下に示す．2 章では，本論文で仮定するシステムモデルと用語の定義を

図 1 拡張インプリサイス計算モデル
Fig. 1 Extended imprecise computation model.

述べる．3 章では，準固定優先度スケジューリングについて述べる．4 章では，ハーモニッ

クタスクセットにおける準固定優先度スケジューリングについて述べる．5 章では，RT-Est

について述べる．6 章では，RT-Estおよび準固定優先度スケジューリングの性能評価につ

いて述べる．最後に 7 章で結論を述べる．

2. システムモデル

図 1 に示すように，拡張インプリサイス計算モデル9),10) は，従来のインプリサイス計算

モデル8) に終端部分を追加したモデルである．従来のインプリサイス計算モデルでは，付加

部分を中断または完了する際に生成した結果を出力する処理が不必要であるが，自律移動ロ

ボットによるモータ制御タスクを実行する場合，生成した結果をアクチュエータに出力する

処理が必要である．この出力処理のリアルタイム性を保証しなければならないが，従来のイ

ンプリサイス計算モデルに基づくタスクでは，付加部分の中断または完了後にいかなる処理

も実行できない．我々の方式である拡張インプリサイス計算モデル9),10) は，従来の Linら

の方式によるインプリサイス計算モデル8) の付加部分の中断または完了処理のリアルタイ

ム性を保証可能にするために，従来のインプリサイス計算モデルを改良した．必須部分，付

加部分，終端部分からなるリアルタイムタスクを，2つのリアルタイムタスクと 1つの非リ

アルタイムタスクに分割する手法は我々が提案した拡張インプリサイス計算モデル9),10) が

最初である．また，タスクを分割する手法は，マルチプロセッサにおけるリアルタイムスケ

ジューリングのスケジュール可能性を向上させるために一般的に用いられているが，シング

ルプロセッサにおけるタスクを分割する手法は，我々の知る限り Periodic Transformation

Technique（PTT）16) のみである．しかしながら，PTTでは最悪実行時間を等分割する場

合，すなわち必須部分と終端部分の最悪実行時間が等しい場合しか適応できない．これに対

して，拡張インプリサイス計算モデルでは，必須部分と終端部分の最悪実行時間が異なる場

合にも適応できる．

システムには n 個の拡張インプリサイスタスクから構成されるタスクセット Γ =
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図 2 付加デッドライン
Fig. 2 Optional deadline.

{τi(Ti, Di, ODi, mi, oi, wi), i = 1, 2, ..., n} が与えられる．ここで，Ti は周期，Di は相

対デッドライン，ODi は相対付加デッドライン，mi は必須部分の最悪実行時間，oi は付加

部分の要求実行時間，wi は終端部分の最悪実行時間を表す．表 1 で示したとおり，タスク

セット内の全タスクの周期はハーモニック，すなわち互いに整数倍となるので，タスクセッ

トをハーモニックタスクセットに制限することは妥当である．また，タスク τi の j 番目の

インスタンスのことをジョブ τi,j と呼ぶ．付加デッドラインの詳細は後述する．付加部分の

要求実行時間はジョブごとに変動し，その上限は未知とする．ただし，RMおよび EDFの

ような一般計算モデル用のアルゴリズムで拡張インプリサイスタスクをスケジュールする場

合，付加部分のオーバランが原因で終端部分のデッドラインミスが発生することを回避する

ために，ODi と oi をそれぞれ 0に設定し，必須部分と終端部分を連続して実行する．また，

タスクの周期 Ti は相対デッドライン Di と等しい．τi の CPU利用率 Ui を (mi + wi)/Ti

とする．このように，Ui には必須部分および終端部分の最悪実行時間のみ含み，付加部分

の要求実行時間を含まない．この理由は，付加部分の要求実行時間を実行したか否かがハー

モニックタスクセットにおけるスケジュールの成否とは無関係だからである．システム全体

の CPU利用率 U =
∑n

i=1
Ui とする．タスクは，周期の短い順にソートされているものと

する．つまり，T1 ≤ T2 ≤ ... ≤ Tn が成立する．スケジュールの開始前にタスクを周期の昇

順でソートするため，スケジュール実行時のコストには含まれない．

準固定優先度スケジューリング固有のパラメータである付加デッドラインは，付加部分が

実行可能な期限および終端部分の実行開始時刻を表す．付加デッドライン以降では付加部分

を実行できない．付加デッドラインまでに必須部分が完了していれば，終端部分がデッドラ

インミスを発生しない時刻に付加デッドラインを設定する．図 2 に τ1 と τ2 の付加デッド

ラインを例示する．実線の上矢印はリリース，実線の下矢印はデッドライン，破線の下矢印

は付加デッドラインを表す．τ1 は付加デッドライン以降では付加部分を実行せず，終端部

分を実行する．これに対して，τ2 は付加デッドライン以降でも必須部分を実行する．τ2 の

図 3 相対完了ジッタ
Fig. 3 Relative finishing jitter.

ように付加デッドライン以降で必須部分を実行する場合，付加デッドライン時刻ではなく必

須部分の完了時に終端部分の実行を開始する．

タスクの相対完了ジッタ（RFJ: Relative Finishing Jitter）は 2つの連続したジョ

ブの完了時刻の最大偏差である．本論文では，RFJのことをジッタと呼ぶ．ジョブ τi,j の

リリース時刻 ri,j と完了時刻 fi,j を用いて，RFJを下式に示す．

RFJi = max
j

|(fi,j+1 − ri,j+1) − (fi,j − ri,j)|

図 3 に RFJ を示す．この場合，τ1 の RFJ は |(f1,2 − r1,2) − (f1,1 − r1,1)| と |(f1,3 −
r1,3)− (f1,2 − r1,2)|の最大値になる．ジッタを低くすることは RFJを低くすることを意味

する．また，最短周期タスクのみの RFJを Shortest Period Jitter（SPJ）と定義する．

3. 準固定優先度スケジューリング

準固定優先度スケジューリング15) は，拡張インプリサイスタスクの各々の部分の優先度

は固定だが，必須部分から付加部分または付加部分から終端部分に実行部分を遷移する際

に，優先度を変更する．したがって，本スケジューリングを準固定優先度スケジューリング

と呼ぶ．準固定優先度スケジューリングは，図 4 に示すように，1つの拡張インプリサイス

タスク τi のリアルタイム性を要求する部分である必須部分および終端部分を 2つのサブタ

スク τm
i と τw

i に分割し，各々のサブタスクを固定優先度でスケジュールする．また，付加

部分のオーバランにより必須部分と終端部分のリアルタイム性の低下を防ぐために，必須部

分または終端部分が実行可能状態のタスクがない場合のみ，付加部分が実行可能状態のタス

クを固定優先度でスケジュールする．したがって，付加部分の優先度は必須部分と終端部分

の優先度より必ず低くなる．

図 4 に示すように 1つの拡張インプリサイスタスク τi を 2つのタスク τm
i と τw

i に分割

する．タスク τm
i と τw

i の周期はともに Ti，最悪実行時間はそれぞれmi と wi，最初のジョ
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図 4 1 つの拡張インプリサイスタスクを 2 つの一般タスクに分割
Fig. 4 Split one extended imprecise task into two general tasks.

ブの開始時刻はそれぞれ 0と ODi，相対デッドラインはそれぞれDi とDi −ODi である．

また，タスク τm
i と τw

i は同時に実行不可であり，各々固定優先度でスケジュールされる．

図 5 に一般スケジューリングと準固定優先度スケジューリングを示す．一般スケジュー

リングとは，RMや EDFのような一般タスク用のスケジューリングである．時刻 tにおけ

る残り実行時間 Ri(t)を，一般スケジューリングは破線，準固定優先度スケジューリングは

実線で表す．付加部分の実行は準固定優先度スケジューリングのみなので省略する．一般ス

ケジューリングでは，τi のリリース時刻で Ri(t)に mi + wi を設定する．Ri(t)は 0にな

るまで減少する．これに対して，準固定優先度スケジューリングでは，τi のリリース時刻で

Ri(t)に mi を設定する．そして，付加デッドライン時刻 ODi で Ri(t)に wi を設定する．

必須部分が付加デッドライン時刻以降で実行する場合，付加デッドライン時刻ではなく必須

部分の実行が完了した時刻で Ri(t)に wi を設定する．

準固定優先度スケジューリングアルゴリズム RMWP 15) は，Real-Time Queue（RTQ）

と Non-Real-Time Queue（NRTQ）および Sleep Queue（SQ）の 3つのキューを管理す

る．図 6 で示すように，RTQは必須部分または終端部分，NRTQは付加部分が実行可能状

態のタスクを管理する．RTQおよび NRTQ内にあるタスクはそれぞれ RMでスケジュー

ルされる．ただし RTQにあるタスクは NRTQにあるタスクより優先度が高く，RTQにタ

スクがない場合のみ NRTQにあるタスクを実行する．あるタスク τi の必須部分または終端

部分が両方 RTQ内に存在する場合はない．図 7 に RMWPアルゴリズムを示す．RMWP

アルゴリズムのイベントは 7種類あり，各々の条件が成立するときに該当する処理を実行す

図 5 一般スケジューリングと準固定優先度スケジューリング
Fig. 5 General scheduling and semi-fixed-priority scheduling.

る．ここで，RMWPの最悪干渉時間および付加デッドラインを文献 15)の定理 1と定理 2

を以下に示す．

定理 1 （RMWPの最悪干渉時間）. タスク τk が τk より高優先度タスク τi（i < k）によ

り干渉される最悪干渉時間 Ii
k は大きくとも下式である．

Ii
k =

⌈
Tk

Ti

⌉
(mi + wi)

定理 2 （RMWPの付加デッドライン）. RMWPにおけるタスク τk の付加デッドライン

ODk は下式の場合，τk の必須部分が付加デッドライン ODk までに完了していれば τk の

終端部分はデッドラインミスを発生しない．

ODk = Dk − wk −
k−1∑
i=1

Ii
k

図 8 にRMWPとRMのスケジュール例を示す．ハーモニックタスクセットは Γ = {τ1 =

(10, 10, 7, 3, 4, 3)，τ2 = (20, 20, 6, 3, 4, 2)} である．タスク τ1，τ2 の付加デッドラインは，

定理 2 を用いて算出した．RMWPは，付加デッドライン時刻で終端部分を開始するので，

区間 [14,17)でジョブ τ1,2 の付加部分を実行可能であることが RMより優位である．
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図 6 タスクキュー
Fig. 6 Task queue.

( 1 ) When τi becomes ready, set Ri(t) to mi, dequeue τi from SQ, and enqueue τi to

RTQ. If τi has the highest priority in RTQ, preempt the current task.

( 2 ) When τi completes its mandatory part:

( a ) If ODi expired, set Ri(t) to wi.

( b ) Otherwise set Ri(t) to oi, dequeue τi from RTQ and enqueue τi to NRTQ. If

there are one or multiple tasks in RTQ or NRTQ which have higher priority

than τi, preempt τi.

( 3 ) When τi completes its optional part, dequeue τi from NRTQ and enqueue τi to SQ.

( 4 ) When ODi expires:

( a ) If τi is in RTQ and does not complete its mandatory part, do nothing.

( b ) If τi is in NRTQ, terminate and dequeue τi from NRTQ, set Ri(t) to wi, and

enqueue τi to RTQ. If τi has the highest priority in RTQ, preempt the current

task.

( c ) If τi is in SQ, dequeue τi from SQ, set Ri(t) to wi and enqueue τi to RTQ.

( 5 ) When τi completes its wind-up part, dequeue τi from RTQ and enqueue τi to SQ.

( 6 ) When there are one or multiple tasks in RTQ, perform RM in RTQ.

( 7 ) When there is no task in RTQ and there are one or multiples tasks in NRTQ, perform

RM in NRTQ.

図 7 RMWP アルゴリズム
Fig. 7 RMWP algorithm.

M-FWPでは付加部分を実行した場合，ジッタが大幅に高くなってしまうが，RMWPで

は付加部分の実行に影響されずに安定してジッタを低く維持することが可能である．しかし

(a) RMWP (b) RM

図 8 RMWP と RM のスケジュール例
Fig. 8 Example of schedule generated by RMWP and RM.

ながら，RMWPは M-FWPより付加部分の実行割合が低くなる．それゆえ，RMWPで

付加部分の実行割合を向上させる手法が要求される．

4. ハーモニックタスクセットにおける準固定優先度スケジューリング

本章では，ハーモニックタスクセットにおける，RMWPでスケジュールする拡張インプリ

サイスタスクの付加部分の実行割合を向上させるために，Response Time Analysis（RTA）5)

を拡張したResponse Time Analysis for Optimal Optional Deadline with Harmonic Task

Sets（RTA-OODH）を提案する．

RTA-OODHでは最適な付加デッドラインを設定する．最適な付加デッドラインとは，タ

スク τk の区間 [ODk, Dk)における τk に割当て可能時間が τk の終端部分の最悪実行時間

wk と等しくなる時刻である．すなわち，タスクの実際実行時間が最悪実行時間と等しい場

合，付加部分に利用可能な時間があるにもかかわらず，付加部分を中断または破棄しない時

刻に，付加デッドラインを設定する．また，RTA-OODHで算出した最適な付加デッドライ

ンは，定理 2 で算出した付加デッドライン以上であることを示す．RTA-OODHを用いる

ことで，RMWPは付加部分の実行割合を向上させることが可能になる．最適な付加デッド

ラインを算出するために，タスク τk に割当て可能な wk を除いた時間 Ak を求める．

定理 3 （ハーモニックタスクセットにおける割当て可能時間）. ハーモニックタスクセット

におけるタスク τk に割当て可能な wk を除いた時間 Ak は，定理 1 より算出した，タスク

τk が τk より高優先度タスク τi に干渉される最悪干渉時間 Ii
k を用いて，下式に示す．

Ak = Dk − wk −
k−1∑
i=1

Ii
k (1)
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証明. ハーモニックタスクセットにおける，タスク τk と τk より高優先度の全タスクの周

期の最小公倍数は Tk，すなわち Dk と等しい．また，ハーモニックタスクセットでは，τk

の各々のジョブの最悪干渉時間は一定である．したがって，タスク τk に割当て可能な wk

を除いた時間 Ak は式 (1)となる．

次に，ハーモニックタスクセットにおける，区間 [0, ODk) のタスク τk の最悪干渉時間

Ik を求める．

定理 4 （ハーモニックタスクセットにおける最悪干渉時間）. ハーモニックタスクセットに

おける，区間 [0, ODk)のタスク τk の最悪干渉時間 Ik は下式である．

Ik =

k−1∑
i=1

(⌈
ODk

Ti

⌉
mi +

⌈
ODk − ODi

Ti

⌉
wi

)

証明. 図 4 のように 1つの拡張インプリサイスタスク τi を 2つの一般タスク τm
i と τw

i に

分割して考える．一般タスク τm
i と τw

i の最初のジョブの開始時刻はそれぞれ 0と ODi で，

周期は両方とも Ti である．したがって，区間 [0, ODk)でタスク τk は τk より高優先度タ

スク τi の必須部分に �ODk/Ti�回，終端部分に �(ODk − ODi)/Ti�回干渉される．

そして，RTA 5)を応用して，定理 3と定理 4より最適な付加デッドラインをRTA-OODH

より算出する．

定理 5 （RTA-OODH）. ハーモニックタスクセットにおけるタスク τk の最適な付加デッ

ドライン ODk は下式である．

ODk = Ak + Ik (2)

証明. タスク τk の付加デッドライン ODk と，τk に割当て可能な wk を除いた時間 Ak は，

それぞれ RTA 5) におけるタスク τk の最悪応答時間と最悪実行時間に該当する．すなわち，

タスクの実際実行時間が最悪実行時間と等しい場合，式 (2)より算出する付加デッドライン

は，付加部分に割当て可能時間があるにもかかわらず，付加部分を中断または破棄されな

い．また，ハーモニックタスクセットにおける，各々のジョブに割当て可能時間は一定なの

で，区間 [ODk, Dk)における τk に割当て可能時間が wk と必ず等しくなる．それゆえ，式

(2)より算出する付加デッドライン ODk は最適である．

ここで，定理 2 より算出する一般タスクセットにおけるタスク τk の付加デッドライン

ODk は，定理 3 より算出する τk に割当て可能な wk を除いた時間 Ak と等しい．定理 5 よ

RTA-OODH(Γ) {
while (τk ∈ Γ) {

Ak = Dk − wk −∑k−1
i=1 Ii

k;

I = 0;

do {
OD = I + Ak;

I =
∑k−1

i=1

(⌈
OD
Ti

⌉
mi +

⌈
OD−ODi

Ti

⌉
wi

)
;

} while (I + Ak > OD);

ODk = OD;

}
}

図 9 RTA-OODH 関数
Fig. 9 RTA-OODH function.

り，τk の最適な付加デッドライン ODk は必ず Ak 以上になるので，RTA-OODHで算出す

る最適な付加デッドラインは定理 2 より算出する付加デッドライン以上になることは明ら

かである．図 9 に，RTA-OODH 関数を示す．RTA-OODH 関数では RTA のスケジュー

ル可能性判定と同様の反復を行い，最適な付加デッドラインを算出する．定理 5 を用いて，

ハーモニックタスクセットにおける RMWPのスケジュール可能性上限を以下に示す．

定理 6 （ハーモニックタスクセットにおける RMWP のスケジュール可能上限）. ハーモ

ニックタスクセットにおける RMWPのスケジュール可能上限 Ulub は 1である．

証明. 定理 5 より算出する最適な付加デッドラインまでにタスクの必須部分が完了してい

れば，終端部分がデッドラインミスを発生しないことは明らかである．また，文献 15) の

定理 3より RMWPは RMより優位である．それゆえ，ハーモニックタスクセットにおけ

る RMWP のスケジュール可能上限 Ulub は RMのスケジュール可能上限と等しく 1であ

る3)．

図 10 にハーモニックタスクセットにおける，RMWP のスケジュール例を示す．ハー

モニックタスクセットは Γ = {τ1 = (5, 5, 4, 1, 0, 1)，τ2 = (10, 10, 8, 2, 0, 1)，τ3 =

(20, 20, 14, 2, 2, 2)} である．最適な付加デッドラインは，定理 5 より算出した．RTA-

OODH によるタスク τ3 の最適な付加デッドラインの算出例を述べる．まず，タスク τ3

に割当て可能な wk を除いた時間 A3 は定理 3 より A3 = D3 − w3 − ∑2

i=1
I1
3 =

20 − 2 − [4 ∗ (1 + 1) + 2 ∗ (2 + 1)] = 4 と算出する．次にタスク τ3 の最適な付加デッ
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図 10 ハーモニックタスクセットにおける RMWP のスケジュール例
Fig. 10 Example of schedule generated by RMWP with harmonic task sets.

ドライン OD3 を定理 5 より算出する．図 10 の下部に τ3 の干渉時間 I3 の推移を示す．定

理 2 より算出したタスク τ3 の付加デッドラインは 4，必須部分の完了時刻は 7なので，τ3

の付加部分を実行できない．これに対して，定理 5 より算出した τ3 の最適な付加デッドラ

インは 14なので，タスク τ3 のデッドラインミスを発生させることなく τ3 の付加部分を実

行する．

part = save_context();

switch (part) {

case MANDATORY:

exec_mandatory();

res = end_mandatory();

case OPTIONAL:

if (res != DISCARD) {

exec_optional();

end_optional();

}

case WINDUP:

exec_windup();

}

end_task();

図 11 拡張インプリサイス計算モデルの疑似コード
Fig. 11 Pseudo code of extended imprecise computation model.

5. RT-Est

本章では，提案する準固定優先度スケジューリング向け RTOSである RT-Estについて

述べる．RT-Estは準固定優先度スケジューリングを実現し，拡張インプリサイスタスクを

低ジッタかつ低オーバヘッドでスケジュールする．まず，拡張インプリサイス計算モデル

の実装について述べる．次に，ハイブリッド O(1)スケジューラの実装について述べる．そ

して，ハイブリッド O(1)スケジューラを用いて準固定優先度スケジューリングを実現する

ために必要な機能である高精度タイマの実装について述べる．最後に，リアルタイムスケ

ジューリング向けアーキテクチャである SIMについて述べる．

5.1 拡張インプリサイス計算モデル

本節では，RT-Estにおける拡張インプリサイス計算モデルの実装について述べる．図 11

に拡張インプリサイス計算モデルの疑似コードを示す．まず，save_context関数でタスク

のレジスタやプログラムカウンタ等を保存する．save_context関数が，付加部分の中断時

のタイマ割込み以外で呼び出された場合，その返戻値は MANDATORYとなる．ただし，付加

部分の中断時のタイマ割込みで呼び出された場合，その返戻値は WINDUPとなる．switch文

には break文が存在せず，必須部分，付加部分，終端部分の順でタスクを実行する．まず，

exec_mandatory関数で必須部分を実行する．必須部分を完了した場合，end_mandatory関
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数を呼び出す．end_mandatory関数では，付加部分に割当て可能時間の有無を判定する．付

加部分に割当て可能時間がない場合，つまり end_mandatory関数の返戻値が DISCARDの場

合，付加部分を破棄し，exec_windup関数で終端部分を実行する．付加部分に割当て可能時間

がある場合，つまり end_mandatory関数の返戻値が DISCARD以外の場合，exec_optional

関数で付加部分を実行する．付加部分を完了した場合，end_optional 関数を呼び出す．

end_optional関数では，付加部分の完了処理を行う．そして，exec_windup関数で終端部

分を実行する．付加部分を中断した場合，中断時刻でタイマ割込みが発生する．スケジュー

ラは save_context関数で保存したタスクのレジスタやプログラムカウンタ等を復帰させ

る．付加部分の中断処理から復帰するアドレスは save_context関数の呼び出し後のプログ

ラムカウンタである．タイマ割込みが発生した場合，save_context関数の返戻値は WINDUP

となるので，exec_windup関数で終端部分を実行する．終端部分の完了後，end_task関数

を呼び出し，タスクを次のリリース時刻までスリープさせる．

5.2 ハイブリッド O(1)スケジューラ

ハイブリッド O(1)スケジューラは，Linuxカーネル 2.6における O(1)スケジューラ14)

を準固定優先度スケジューリング向けに拡張することにより実現する．ここで，RT-Estは

スクラッチから開発された RTOSなので，我々はハイブリッド O(1)スケジューラをスク

ラッチから開発した．タスクを周期の昇順でソートすることは，スケジュールを開始する前

に行われる．したがって，スケジュール実行時には，このコストを無視できるので，O(1)

で最高優先度タスクを検索できる．図 12 にハイブリッド O(1)スケジューラを示す．拡張

インプリサイスタスクの必須部分および終端部分の優先度と付加部分の優先度はそれぞれ

256段階とする．また，Linuxカーネル 2.6と同様に値が小さいほど優先度は高いとする．

それゆえ，RTQに格納するタスクの必須部分および終端部分の優先度の範囲を 0～255と

し，NRTQ に格納するタスクの付加部分の優先度の範囲は 256～511 とする．ハイブリッ

ド O(1)スケジューラは O(1)スケジューラと同様に各々の優先度ごとにレディキューを持

ち，双方向循環リストでタスクを管理する．

例として，タスク τ1 の優先度が 0の場合，τ1 がハイブリッド O(1)スケジューラにより，

どのようにスケジュールされるのかを述べる．まず，τ1がリリースした場合，SQから τ1を

取り除き，τ1 の優先度を 0に設定し，τ1 の必須部分を実行可能状態として，RTQに τ1 を

格納する．RTQにあるタスク τ1 の必須部分が完了した場合，RTQから τ1 を取り除き，τ1

の優先度を 0から 256に変更し，τ1 の付加部分を実行可能状態として，NRTQに τ1 を格

納する．τ1 の付加部分を中断する場合，NRTQから τ1 を取り除き，τ1 の優先度を 256か

図 12 ハイブリッド O(1) スケジューラ
Fig. 12 Hybrid O(1) scheduler.

ら 0に変更し，τ1 の終端部分を実行可能状態として，RTQに τ1 を格納する．τ1 の付加部

分または終端部分が完了した場合，NRTQまたは RTQから τ1 を取り除き，SQに τ1 を格

納する．SQではタスクを起床時刻の昇順でソートして管理する．ハイブリッド O(1)スケ

ジューラは，優先度を論理和演算および論理積演算で変更可能であり，RTQおよび NRTQ

にタスクを挿入，削除する操作の計算量は O(1)である．それゆえ，ハイブリッド O(1)ス

ケジューラは O(1)スケジューラと比較してオーバヘッドの増加を抑えつつ，準固定優先度
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図 13 周期タイマと高精度タイマ
Fig. 13 Periodic timer and high resolution timer.

スケジューリングを実現する．

5.3 高精度タイマ

ハイブリッド O(1)スケジューラを実装するためには，付加デッドライン時刻で付加部分

を中断する必要がある．付加デッドライン時刻は，システムが時刻を更新するために周期ご

とに発生するタイマ（周期タイマ）の周期より短い間隔で設定されることがあるので，付

加デッドライン時刻でタイマ割込みを発生させるため，高精度タイマの実装が要求される．

RT-Estでは，周期タイマ割込みごとにインクリメントする sys_jiffiesと，周期タイマ割

込みの周期より短い間隔でタイマ割込みが発生した場合を考慮して，sys_jiffiesからの経

過時刻を表す exec_jiffiesを用いて時間管理を行う．sys_jiffiesの単位はタスクセッ

ト内のタスクの周期の最大公約数，exec_jiffiesの単位はタスクセット内のタスクの各々

の部分の最悪実行時間の最大公約数とする．sys_jiffiesと exec_jiffiesは単位が異な

るので，sys_jiffies の単位から exec_jiffies の単位に変換する場合は SU2EU マクロ，

exec_jiffiesの単位から sys_jiffiesの単位に変換する場合は EU2SUマクロを用いる．

本論文でRT-Estを実装するプロセッサは SH-4Aである．SH-4Aプロセッサでは，Time

Management Unit（TMU）を用いて時間管理を行う．それゆえ，TMUを用いて高精度タ

イマを実現する手法について述べる．ここで，TMUの設定レジスタのアドレス addrから

値を読み出し dataに格納する場合には data=read(addr)，addrに dataを書き込む場合

には write(addr,data)と表記する．

図 13 に周期タイマと高精度タイマに関する動作例を示す．タイマカウンタレジスタ

（TCNT）の推移を，周期タイマは破線，高精度タイマは実線で示す．タイマコンスタント

レジスタ（TCOR）には周期タイマの周期 stと等しいタイマカウンタが設定されている．

まず，区間 [0,2 st) における周期タイマの動作について説明する．時刻 0 でタイマを開

始すると TCNTの初期値は 0なので，タイマ割込みが発生し，ハードウェアは TCNTに

TCORを設定する．TCNTは 0になるまで減少する．時刻 stで TCNTは 0になり，アン

ダフロー割込み（タイマ割込み）が発生する．同時に，ハードウェアは TCNT に TCOR

を設定し，TCNTは 0になるまで減少し，時刻 2 stでタイマ割込みが発生する．

次に，周期タイマの周期 st間の時刻である時刻 ht（0<ht<st）でタイマ割込みを発生さ

せる動作について説明する．時刻 0でタイマ割込みが発生し，割込みハンドラを実行後の時

刻である t1で，タイマ割込みを時刻 htで発生させるため，現在の TCNTから区間 [ht,st)

と等しいタイマカウンタの値を減算する．時刻 htでタイマ割込みが発生し，タイマ割込み

ハンドラを実行後に TCNTを再設定可能になった時刻 t2で，タイマ割込みを時刻 stで発

生させるため，現在の TCNTから区間 [0,ht)と等しいタイマカウンタの値を減算する．時

刻 stでタイマ割込みが発生した後，ハードウェアは TCNTに TCORを設定し，時刻 2 st

でタイマ割込みを同様に発生させる．

図 14 に do_timer関数を示す．do_timer関数は，タイマ割込みハンドラ内で呼び出さ

れる関数である．next_timer_interruptには，次にスケジューラを起動する時刻からタ

イマ割込みが発生した時刻を引いた差が exec_jiffies 単位で格納されている．つまり，

next_timer_interruptは，次の周期タイマ割込みの発生時刻，現在実行状態の拡張イン

プリサイスタスクの部分（必須部分，付加部分または終端部分）の完了時刻，タスクセット

内の全タスクで最も早い付加デッドライン時刻および最も早い次のジョブのリリース時刻の

最小値である．do_timer関数では，まず周期タイマの周期 stごとにシステム時刻を更新

するため，exec_jiffiesが SU2EU(1)の場合，sys_jiffiesをインクリメントする．

周期タイマの周期 st より短い間隔でタイマ割込みを発生させる場合，すなわち

next_timer_interrupt が SU2EU(1) 未満の場合について説明する．まず，tmp に区間

[0,SU2EU(1)-next timer interrupt)と等しいタイマカウンタの値を格納する．タイマが実行

状態では，TCNTを変更できないので，TCNTを変更するため，stop_timer関数でタイマを

停止する．read(TCNT)-tmp-TMU_ADJUSTと 0の最大値をTCNTに設定する．TMU_ADJUST
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do_timer(next_timer_interrupt) {

if (exec_jiffies == SU2EU(1) {

sys_jiffies++;

exec_jiffies = 0;

}

if (next_timer_interrupt < SU2EU(1)) {

tmp = EU2SU((SU2EU(1) - next_timer_interrupt) * read(TCOR));

stop_timer();

write(TCNT, max(0, read(TCNT) - tmp - TMU_ADJUST));

start_timer();

prev_exec_jiffies = exec_jiffies;

exec_jiffies += next_timer_interrupt;

} else {

exec_jiffies = SU2EU(1);

prev_exec_jiffies = 0;

}

}

図 14 do timer 関数
Fig. 14 do timer function.

は stop_timer関数を呼び出してから start_timer関数を呼び出すまでの処理時間を表し，

事前評価で計測した値を用いる．TMU_ADJUSTを減算することで，TCNTを設定する処理に

かかるオーバヘッドを考慮する．TCNTを設定後，start_timer関数でタイマを開始する．

また，周期タイマの周期 st間でタイマ割込みを発生させる場合，現在実行状態のタスクが次

のタイマ割込みまでに利用する時間を算出する必要がある．それゆえ，prev_exec_jiffies

に現在の sys_jiffiesからの経過時刻である exec_jiffiesを，exec_jiffiesに次のタ

イマ割込みが発生する時刻である exec_jiffies+next_timer_interruptを設定する．し

たがって，現在実行状態のタスクが次にタイマ割込みが発生するまでに利用する時間は，

exec_jiffiesから prev_exec_jiffiesを引いた差である．

これに対して，周期タイマの周期 stの間隔でタイマ割込みを発生させる場合，TCNTを

再設定せず，exec_jiffiesに SU2EU(1)を，prev_exec_jiffiesに 0を設定する処理を

行うのみである．この場合，現在実行状態のタスクが次にタイマ割込みが発生するまでに利

用する時間は SU2EU(1)である．

5.4 SIMアーキテクチャ

RT-Estはリアルタイムスケジューリングのシミュレーションを実行するためのアーキテク

図 15 RT-Est の設定
Fig. 15 Configuration of RT-Est.

チャとして SIMを実装する．図 15 に RT-Estの設定を示す．RT-Estの設定には，アーキ

テクチャを選択するArchitecture moduleとアルゴリズムを選択するAlgorithm moduleが

ある．Architecture moduleは SIMまたは SH，Algorithm moduleは RMWP，M-FWP

または RM を選択する．SIM は User-Mode Linux のように，実際にタスクが消費する

CPU時間を計測するのではなく，Real-Time system SIMulator（RTSIM）17) のようにス

ケジューリング理論どおりのシミュレーションを行う．また，SIMはアーキテクチャ共通部

分のプログラムが SHのような他のアーキテクチャに利用可能であることが，RTSIMと異

なる．ここで，SIMにおけるアーキテクチャ共通部分の実装は SHのような他のアーキテ

クチャの実装に利用可能である．たとえば，ハイブリッド O(1)スケジューラの実装はアー

キテクチャ共通部分なので，SIMで実装したハイブリッド O(1)スケジューラのソースコー

ドを他のアーキテクチャに利用可能である．また，Algorithm moduleが SIMを選択した

場合で，たとえば Linuxにおける gccで RT-Estをコンパイルすると，Linux上で実行可

能なバイナリファイルを生成する．それゆえ，RT-Estの SIMでは，gdb等のデバッグツー

ルを利用可能であるので，リアルタイムスケジューリングのシミュレーションだけでなく，

OSの開発効率を向上させることに有効である．

6. 評 価

本章では RT-Estにおける準固定優先度スケジューリングの有効性をシミュレーションお

よび実機の両方の観点から評価する．評価に用いるアルゴリズムは RMWPとM-FWPお

よび RMである．シミュレーション評価は SIM，実機評価は SHで行う．表 2 に RT-Est

のコードサイズを示す．RMWPは付加デッドライン時刻の中断処理，M-FWPは付加部分
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表 2 RT-Est のコードサイズ
Table 2 Code sizes of RT-Est.

アルゴリズム SIM のコードサイズ [byte] SH のコードサイズ [byte]

RMWP 148,223 181,268

M-FWP 144,314 177,212

RM 136,080 166,564

の割当て可能時間の算出処理を行うため，RM よりコードサイズが大きくなったと考えら

れる．

6.1 シミュレーション評価

6.1.1 シミュレーションの評価環境

シミュレーションは 5.4 節で述べた RT-Estの SIMアーキテクチャにより行う．評価に

は 1, 000個のハーモニックタスクセットを用いる．k番目のハーモニックタスクセットのシ

ミュレーション時間はハーモニックタスクセット内の全タスクの周期の最小公倍数であるハ

イパーピリオド Hk とする．本論文の対象とする自律移動ロボットでは，表 1 で示したよ

うに周期が大きく異なるタスクが存在する．表 1 で示した画像処理タスクの周期は 200 ms

とタスクセット内で最も長いが，文献 12)，13)で使用している CPUの周波数は 100 MHz

と低性能なため，長い周期を設定している．これに対して，本論文で用いる CPUの詳細は

後述するが CPUの周波数は 600 MHzと高性能なため，画像処理タスクの周期をタスクの

周期の最大値である 32 ms程度に設定して，タスクセットを生成することは妥当である．そ

れゆえ，タスク τi の周期 Ti は 1 msから 32 msまで 2の乗数おきで設定する．CPU利用

率 Ui は 0.02から 0.25まで 0.01おきで設定する．システム全体の CPU利用率 U は 0.3か

ら 1まで 0.05おきで測定する．Ui および U は必須部分および終端部分のみを含む．各々

の Ui は一様分布により必須部分および終端部分に分割する．これらとは別に，付加部分

の要求実行時間 oi の CPU利用率 oi/Ti を 0.1，0.2，0.3の 3種類を基準値として設定し，

各々の基準値の ±0.05 の範囲で一様分布により生成する．つまり，付加部分の CPU利用

率の範囲はそれぞれ [0.05, 0.15]，[0.15, 0.25]，[0.25, 0.35] となる．評価結果にはそれぞれ

RMWP-10，RMWP-20，RMWP-30のように表記する．ただし，oi が 0の場合，評価結

果には RMWPと表記する．自律移動ロボットでは，タスクの実際実行時間が最悪実行時

間より短い場合があることを想定して，実際実行時間と最悪実行時間の比 ACET/WCET

は [0.5, 1.0]，[0.75, 1.0]，1.0 の 3 種類で評価を行う．疑似乱数生成器には高い均等分布特

性を持つMersenne Twister 18) を用いる．

本論文で評価指標として用いる，付加部分の実行割合（Reward Ratio），コンテキストス

イッチの頻度（Switch Ratio），RFJをタスクの周期で正規化した割合（RFJ Ratio），最

短周期タスクの RFJである SPJをタスクの周期で正規化した割合（SPJ Ratio）をそれぞ

れ下式に示す．

Reward Ratio =

∑
k

∑
i

Ti
Hk

∑
j

oi,j

oi

# of tasks in successfully scheduled task sets

Switch Ratio =

∑
k

# of context switches
Hk

# of successfully scheduled task sets

RFJ Ratio =

∑
k

∑
i

RFJi
Ti

# of tasks in successfully scheduled task sets

SPJ Ratio =

∑
k

RFJ1
T1

# of successfully scheduled task sets

ここで，ハーモニックタスクセットにおける，RMWP と M-FWP および RM のスケ

ジュール可能上限は 1 なので，スケジュール成功率に関する評価は行わない．タスクセッ

ト全体のジッタの評価である RFJ Ratioだけでなく SPJ Ratioを評価する理由は，本論文

の対象とする自律移動ロボットで高精度な動作を実現するためには，ハーモニックタスク

セット内で最短周期かつ許容するジッタが低いタスクであるモータ制御タスクのジッタが重

要になるからである．表 3 にシステム全体の CPU利用率ごとのタスク数を示す．Reward

Ratioと RFJ Ratioの分母は表 3 の値である．各々の CPU利用率ごとのタスク数は数千個

になるので，グラフの信頼性は高いといえる．これに対して，Switch Ratioと SPJ Ratio

の分母はシステム全体の CPU利用率ごとに評価するタスクセット数の 1,000である．

6.1.2 シミュレーションの評価結果

図 16 に Reward Ratio の評価結果を示す．図 16 (a) ，図 16 (b) ，図 16 (c) のいずれ

においても，RMWP-10と RMWP-20および RMWP-30の Reward Ratioは，それぞれ

M-FWP-10とM-FWP-20およびM-FWP-30の Reward Ratioと同程度である．ここで，

一般タスクセットにおけるRMWPのReward Ratioは，M-FWPのReward Ratioより低

い15)．これに対して，M-FWPは動的に付加部分の割当て可能時間を算出するが，RMWP
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表 3 各々のシステム全体の CPU 利用率ごとのタスク数
Table 3 # of tasks in each system CPU utilization.

CPU 利用率 タスク数
0.3 2,799

0.35 3,155

0.4 3,495

0.45 3,864

0.5 4,262

0.55 4,626

0.6 5,041

0.65 5,339

0.7 5,707

0.75 6,130

0.8 6,425

0.85 6,821

0.9 7,151

0.95 7,579

1.0 8,022

は静的に最適な付加デッドラインを算出するにもかかわらず，ハーモニックタスクセットに

おいて，RMWPはM-FWPと同程度の Reward Ratioを発揮することができる．

図 17 に Switch Ratioの評価結果を示す．RMWP-10，RMWP-20，RMWP-30の順で

Switch Ratioが低い理由は，付加部分の CPU利用率が高いほどコンテキストスイッチを行

わずに，タスクの必須部分と付加部分および終端部分を連続して実行する場合が多いからで

ある．M-FWPも RMWPと同様に付加部分の CPU利用率が高いほどM-FWPの Switch

Ratioは低くなる．付加部分を実行した場合，RMWPおよびM-FWPの Switch Ratioは

RMの Switch Ratioより高い．したがって，拡張インプリサイス計算モデル用アルゴリズム

は，一般計算モデル用アルゴリズムより Switch Ratioは高くなってしまう．また，RMWP

の Switch RatioがM-FWPの Switch Ratioより高い理由は，M-FWPはタスクの付加部

分が完了した場合，続けて終端部分を実行するが，RMWPはタスクの付加部分が付加デッ

ドライン時刻までに完了した場合，付加デッドライン時刻まで終端部分の実行を遅らせるか

らである．

図 18 に RFJ Ratioの評価結果を示す．図 18 (a) において，RMWPと RMおよびM-

FWPの RFJ Ratioはつねに 0であるが，M-FWP-10とM-FWP-20およびM-FWP-30

のRFJ Ratioは大幅に高い．また，ACET/WCETの変動の幅が大きくなるほど，RMWP

と RM の RFJ Ratio は高くなる．これに対して，M-FWP-10 と M-FWP-20 および M-

(a) ACET/WCET = 1.0

(b) ACET/WCET = [0.75,1.0]

(c) ACET/WCET = [0.50,1.0]

図 16 Reward Ratio

Fig. 16 Reward Ratio.

(a) ACET/WCET = 1.0

(b) ACET/WCET = [0.75,1.0]

(c) ACET/WCET = [0.50,1.0]

図 17 Switch Ratio

Fig. 17 Switch Ratio.

FWP-30の RFJ Ratioは ACET/WCETの変動の幅に依存せず，大幅に高い．興味深い

ことに，図 18 (b)と図 18 (c)に関して，M-FWPの RFJ Ratioは RMの RFJ Ratioより

低い．M-FWPは付加部分を実行しない場合，EDFと同じスケジュールを生成する．それ

ゆえ，タスクの実際実行時間が最悪実行時間より短い場合，EDFの RFJ Ratioは RMの

RFJ Ratioより低い．
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(a) ACET/WCET = 1.0

(b) ACET/WCET = [0.75,1.0]

(c) ACET/WCET = [0.50,1.0]

図 18 RFJ Ratio

Fig. 18 RFJ Ratio.

(a) ACET/WCET = 1.0

(b) ACET/WCET = [0.75,1.0]

(c) ACET/WCET = [0.50,1.0]

図 19 SPJ Ratio

Fig. 19 SPJ Ratio.

図 19に SPJ Ratioの評価結果を示す．図 19 (a)では，RMWPとM-FWPの SPJ Ratio

は RMの SPJ Ratioと等しいが，図 19 (b) および図 19 (c) では，RMWPとM-FWPの

SPJ Ratio は RM の SPJ Ratio より低い．文献 19) では，最短周期タスクのジッタが低

いことに関して，RM は EDF より優位であるとであると主張しているが，これは実際実

行時間が最悪実行時間と等しい場合のみ成立し，実際実行時間が最悪実行時間より短い場

表 4 LEPRACAUN の仕様
Table 4 Specification of LEPRACAUN.

CPU SH-7785(R8A77850BA) 600MHz

FLASH ROM NOR FLASH ROM 8MB

SDRAM DDR2 SDRAM 256MB

I-Cache 32KB 4-way set associative

D-Cache 32KB 4-way set associative

デジタル I/O 各 16 チャネル
寸法 幅 92mm ×奥行 55mm ×高さ 20.5mm

表 5 拡張 I/O ボードの仕様
Table 5 Specification of extended I/O board.

A/D 分解能 12 ビット 8 チャネル
D/A 分解能 12 ビット 8 チャネル
エンコーダ A/B/Z 相 各 6 チャネル
DI/O 各 16 チャネル
寸法 幅 92mm ×奥行 55mm ×高さ 11.1mm

合，EDFは RMより優位である．また，M-FWP-10とM-FWP-20およびM-FWP-30の

SPJ RatioはRFJ Ratioと同様に依然として大幅に高い．また，M-FWP-10とM-FWP-20

および M-FWP-30 の SPJ Ratio は，CPU 利用率が高くなるほど低くなり，M-FWP の

SPJ Ratioと同程度になるCPU利用率は，図 19 (a)の場合は 1.0，図 19 (b)の場合は 0.85，

図 19 (c)の場合は 0.75である．すなわち，ACET/WCETの変動の幅が大きくなるほど，

CPU利用率が高くなることによる，M-FWP-10とM-FWP-20およびM-FWP-30の SPJ

Ratioの低下が早くなる．

6.2 実 機 評 価

6.2.1 実機の評価環境

実機評価では，SH-4Aプロセッサである SH-7785に多チャネル I/Oを搭載することで，

ロボット制御用にカスタマイズした LEPRACAUN 20) を用いる．表 4 に LEPRACAUN

の仕様を示す．LEPRACAUNは名刺と同程度のサイズであり非常に小型なので，ロボット

の腕モジュール等に搭載して利用することが可能である．また，表 5 に示す LEPRACAUN

専用の拡張 I/O ボードを LEPRACAUN に増設することで，ロボット制御に必要な各種

I/O を利用可能になり，多様な環境で動作する自律移動ロボットに適していると考えられ

る．RT-Estのコンパイルには，SH4-Linux用のクロスコンパイラである sh4-linux-gcc
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表 6 アルゴリズムの評価回数
Table 6 # of evaluations in each algorithm.

タスク数 RMWP M-FWP RM

2 87,888 74,812 64,142

3 369,714 296,372 239,170

4 607,000 464,766 366,380

5 773,816 567,092 454,044

6 845,986 594,736 493,258

7 785,002 532,752 460,038

8 553,376 364,884 327,788

9 284,996 183,578 168,146

10 129,204 81,208 75,818

の version 4.2を用いる．sh4-linux-gccクロスコンパイラの最適化オプションは’-O2’と

する．6.1 節で生成したタスクセットを用いる．タスク τi の付加部分の CPU利用率 oi/Ti

の範囲は [0, 0.3]とする．また，タスクの最悪実行時間にオーバヘッドを含む．

実機の評価指標はアルゴリズムのオーバヘッドである．アルゴリズムのオーバヘッドの

評価では，5.3 節で示したタイマ割込みが発生してから，スケジューラを呼び出し，タイマ

割込みから復帰するまでの処理時間の平均と最大を計測する．表 6 にアルゴリズムの平均，

最大オーバヘッドのタスクごとの評価回数を示す．評価回数は数万～数十万となるので，信

頼性は高いといえる．アルゴリズムごとにスケジューラの呼び出し回数が異なるので，計測

したオーバヘッドの合計を各々の評価回数で除算した値を平均オーバヘッドとする．また，

各々のオーバヘッドの評価の最大値を最大オーバヘッドとする．

拡張インプリサイス計算モデルは実際実行時間が最悪実行時間より短い場合を考慮した

モデルである．また，現在研究開発されている最悪実行時間解析ツールは命令キャッシュ

およびデータキャッシュを考慮した解析を行っていない21),22)．それゆえ，最悪実行時間は

キャッシュを無効にした状態で見積もる必要がある．キャッシュによる実行時間の短縮によ

り，どれだけ付加部分の実行に利用可能であるかを評価する．キャッシュの評価は，命令

キャッシュとデータキャッシュを両方有効（ID-Cache）と両方無効（No-Cache）の 2種類

で行う．ID-Cacheでは各々のタスクセットのスケジュールを開始する前に命令キャッシュ

およびデータキャッシュを初期化する．タスク数を 2から 10まで変化させて評価を行う．

事前評価として，図 14 で示した，タイマを停止する stop_timer関数からタイマを開始

する start_timer関数までのオーバヘッドである TMU_ADJUSTを 100回計測し，平均値を

計測した．TMU_ADJUSTは，ID-Cacheでは 0.92 μs，No-Cacheでは 1.14 μsになった．計

(a) ID-Cache

(b) No-Cache

図 20 アルゴリズムの平均オーバヘッド
Fig. 20 Average overhead of algorithm.

(a) ID-Cache

(b) No-Cache

図 21 アルゴリズムの最大オーバヘッド
Fig. 21 Maximum overhead of algorithm.

測したオーバヘッドを，図 14 で示した TMU_ADJUSTにそれぞれ設定し，ID-Cacheおよび

No-Cacheの評価を行う．

6.2.2 実機の評価結果

図 20 にアルゴリズムの平均オーバヘッドを示す．図 20 (a) と図 20 (b) の両方の場合，

RMWPと RMの平均オーバヘッドはタスク数が増加しても，ほぼ一定を保っている．ま

た，RMWPの平均オーバヘッドが RMの平均オーバヘッドより若干高い理由は，準固定

優先度スケジューリング向けハイブリッド O(1)スケジューラは，固定優先度スケジューリ

ング向け O(1)スケジューラと比較して，図 12 で示した必須部分の完了処理および付加部

分の中断処理等を行うからである．これに対して，M-FWPの平均オーバヘッドが，図 20

と図 20 の両方の場合でタスク数が増加するほど大幅に高くなる理由は，レディキューにタ

スクを挿入，削除する操作および付加部分に割当て可能時間を動的に算出する処理の計算量

が O(n)になるからである．
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図 21 にアルゴリズムの最大オーバヘッドを示す．図 21 (a) と図 21 (b) の両方の場合，

RMWPと RMの最大オーバヘッドはタスク数が増加しても，ほぼ一定を保っている．こ

れに対して，M-FWPの最大オーバヘッドは，M-FWPの平均オーバヘッドの評価と同様

に，図 21 (a) と図 21 (b) の両方の場合で，タスク数が増加するほど大幅に高くなる．

タスク数が増加してもオーバヘッドがほぼ一定を保っている RMWPおよび RMは，タ

スク数が増加するとオーバヘッドが大幅に高くなるM-FWPよりスケーラビリティの観点

から優れている．また，ID-Cacheの場合のオーバヘッドは，No-Cacheの場合のオーバヘッ

ドと比較して大幅に低い．最悪実行時間解析ツールは，命令およびデータキャッシュを考慮

していないので，実際実行時間は最悪実行時間より大幅に短くなり，RMWPは大幅に余っ

た時間を付加部分に利用可能なことが，RMより優れている．それゆえ，RMWPは自律移

動ロボットに適している．

7. 結 論

本論文では，準固定優先度スケジューリング向け RTOSである RT-Estを提案した．RT-

Estに準固定優先度スケジューリングアルゴリズム RMWPを実装し，シミュレーションお

よび実機評価の両方を行った．シミュレーション評価では，RMWPはM-FWPおよび RM

と比較してコンテキストスイッチの頻度が高くなってしまうが，ジッタに関して RMWPは

M-FWPおよび RMより高い性能を示した．さらに，最適な付加デッドラインを算出する

RTA-OODHにより，付加部分の実行割合に関して RMWPはM-FWPと同程度の性能を

示した．実機評価では，M-FWPのオーバヘッドはタスク数が増加するほど大幅に高くなっ

てしまったが，RMWPのオーバヘッドは RMのオーバヘッドと比較して若干高くなるに

とどまった．シミュレーションおよび実機評価の両方を考慮した結果，RMWPは自律移動

ロボットに適していることを示した．

今後の課題として，RT-Estを自律移動ロボットに利用する．具体的には，表 1 で示した

タスクを RMWPでスケジュールし，RT-Estの実用性を実証する．また，RT-Estおよび

RMWPをマルチプロセッサ用に拡張する．Linuxカーネル 2.6における O(1)スケジュー

ラはマルチプロセッサでも高いスケーラビリティを発揮するので14)，RT-Estにおけるハイ

ブリッド O(1)スケジューラも同様の性質があると考えられる．さらに，マルチプロセッサ

における付加デッドラインの算出手法および RMWPのスケジュール可能上限を解析する

予定である．
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