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Résumé : Les travaux menés dans cette thése concernent les problémes d’or-
donnancement sur des plates-formes de calcul dynamiques et hétérogénes et s’ap-
puient sur le modéle de communication "multi-port" pour les communications. Nous
avons considéré le probléme de I'ordonnancement des taches indépendantes sur des
plates-formes maitres-esclaves, dans les contextes statique et dynamique. Nous nous
sommes également intéressé au probléme de la redistribution de fichiers répliqués
dans le cadre de I'équilibrage de charge. Enfin, nous avons étudié 'importance des
mécanismes de partage de bande passante pour obtenir une meilleure efficacité du
systéme.
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Abstract :

The results presented in this document deal with scheduling problems on dyna-
mic and heterogeneous computing platforms under the "multiport" model for the
communications. We have considered the problem of scheduling independent tasks
on master-slave platforms, in both offline and online contexts. We have also propo-
sed algorithms for replicated files redistribution to achieve load balancing. Finally,
we have studied the importance of bandwidth sharing mechanisms to achieve better
efficiency.
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Chapitre 1

Introduction

L’accroissement des besoins en puissance de calcul dans divers domaines, tel que
le traitement de signal et 'imagerie, associé a la fin de la loi de Moore, rend le
recours au parallélisme indispensable. Le parallélisme apparait a tous les niveaux et
a une échelle nouvelle. D'un coté du spectre, les processeurs du commerce ont tous
plusieurs coeurs et les prototypes en comportent aujourd’hui quelques centaines. De
l'autre coté du spectre, les plates-formes de calcul volontaire, comme BOINC [5]
ou Folding@home [65], regroupent des millions d’utilisateurs en permanence qui
mettent leurs ressources de calcul a disposition. Ce changement d’échelle pose des
problémes de plusieurs types par rapport aux travaux classiques en parallélisme et
en ordonnancement. Tout d’abord, il n’est plus raisonnable de supposer que la topo-
logie de la plate-forme de calcul est complétement connue et on doit s’appuyer sur
des modéles simplifiés du réseau. Dans le contexte qui nous intéresse, les modéles
doivent étre réalistes (c’est a dire capturer les caractéristiques essentielles du com-
portement du réseau), instanciables (les paramétres du modeéles doivent pouvoir étre
évalués en un temps compatible avec le dynamisme de la plate-forme) et théorique-
ment pertinent (c’est & dire suffisamment simples pour conduire & une complexité
algorithmique raisonnable pour des problémes simples). D’autre part, la tolérance
aux pannes devient incontournable puisque la multiplication du nombre de com-
posants (calcul et réseau) rend incontournable la prise en compte des défaillances.
Dans cette thése, nous nous intéressons dans la partie I a des problémes d’ordon-
nancement de taches indépendantes, c’est a dire a des problémes dans lesquels la
tolérance aux pannes est prise en compte au niveau algorithmique, en éliminant les
dépendances entre les taches de sorte qu’il est seulement nécessaire de redémarrer les
taches qui ont échoué. Nous nous intéresserons également dans la partie I au place-
ment de réplicats dans un réseau de maniére a assurer la disponibilité des données.
En plus du changement d’échelle, on assiste a une augmentation de I’hétérogénéité
des composants de calcul (PCs, consoles de jeu, peut-étre bientdt téléphones pour
le calcul volontaire, CPU, GPU, GPGPU pour les processeurs classiques).

La situation est donc caractérisée par I'hétérogénéité des ressources de calcul et
de communication et par le nombre et le dynamisme des ressources participantes.
Le but de cette thése est de démontrer que dans ces conditions, il est nécessaire de
concevoir des ordonnancements, mais que ceux ci doivent avoir de nouvelles carac-
téristiques. Par exemple, nous montrons dans la partie I que le probléme essentiel
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est l'allocation de ressources (en l'occurrence de clients a des serveurs) plus que
I'ordonnancement des taches elles-mémes, pour lequel on peut s’appuyer sur des
mécanismes dirigés par la demande. Par contre, il est essentiel de concevoir des al-
gorithmes ayant des garanties de performance y compris dans un cadre dynamique
on-line et nous montrons dans la partie I que de telles garanties peuvent dans cer-
tains cas étre maintenues a faible coiit. La partie II étudie le placement de réplicats
dans un réseau en se concentrant particuliérement sur le probléme d’ordonnance-
ment qui se pose quand des ressources sont ajoutées ou retirées au systéme. Un
des apports important de ce chapitre et d’avoir mis en évidence le role joué par le
partage de bande passante entre des communications concurrentes et d’avoir imposé
une réflexion sur la nécessité de la conception d’algorithmes d’ordonnancements et
la mise en place de mécanismes permettant un partage prescrit des ressources réseau
entre des activités concurrentes. Ces constations motivent la derniére partie (par-
tie I1I) de cette thése, qui démontrent sur trois exemples classiques 'importance de
la prise en compte de ce partage pour obtenir de bonnes performances.

Enfin, I'ensemble des études menées dans cette thése s’appuie sur le modéle
"multiport borné" pour les communications. Aujourd’hui, il n’est plus raisonnable,
quelle que soit I’échelle a laquelle on se place (d’un processeur multicore a une
plate-forme de calcul volontaire) de supposer que les communications se déroulent
sans contentions et sans cotlts. Le modeéle 1-port a été largement étudié dans la
littérature et il reste pertinent dans le cas d’applications MPI s’exécutant sur des
machines dont la topologie est bien connue. Toutefois, il ne permet pas de modéliser
de maniére raisonnable les communications dans une plate-forme a plus grande
échelle, dans laquelle Internet est le réseau sous-jacent (et donc dont la topologie
ne peut pas étre découverte). De plus, il n’est pas raisonnable de supposer, dans le
cadre de ressources trés hétérogénes, qu'un serveur a 1 GO /s sera bloqué pendant
1s pendant I’envoi de 1IMO a un client ADSL dont la capacité de communication en
entrée est de IMO/s. Il est nécessaire dans un tel contexte de supposer qu'un noeud
peut étre engagé dans plusieurs communications simultanément. Toutefois, par souci
de réalisme, il convient souvent d’ajouter une contrainte sur le nombre maximum de
communications simultanées, par I'ajout d’une contrainte de degré aux ressources
de communication.

Du point de vue des techniques utilisées, le lecteur trouvera dans cette thése
tous les ingrédients qu’il recherche en lisant des travaux d’ordonnancement : des
preuves de NP-Complétude, des algorithmes d’approximation, des algorithmes of-
fline et online, I'utilisation de I’augmentation de ressources, la comparaison de classes
d’algorithmes en utilisant des simulations.

1.1 Conributions

La contribution principale de ce travail est la conception d’algorithmes d’ordon-
nancement pour des plates-formes a grande échelle. Dans la suite, nous résumons
les trois grandes parties qui ont été étudiées durant cette thése.
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1.1.1 Distribution de taches indépendantes

Dans cette partie I, nous avons considéré I’allocation statique (offline) et dyna-
mique (online) d’un trés grand nombre de taches identiques et indépendantes sur
une plate-forme maitres-esclaves. Initialement, plusieurs nceuds maitres possédent
ou générent les taches qui sont ensuite transférées et traitées par des nceuds esclaves.
L’objectif est de maximiser le débit (c’est-a-dire le nombre fractionnaire de téches
qui peut étre traité en une unité de temps, en régime permanent, par la plate-forme).
Nous considérons que les communications se déroulent suivant le modeéle multi-port a
degré borné, dans lequel plusieurs communications peuvent avoir lieu simultanément
sous réserve qu’aucune bande passante ne soit dépassée et qu’aucun serveur n’ouvre
simultanément un nombre de connections supérieur a son degré maximal. Sous ce
modéle, la maximisation du débit correspond au probléme Maximum-Througput-
Bounded-Degree. Nous avons montré que le probléme (offline) est NP-Complet au
sens fort mais qu’une augmentation de ressources minimale (de 1) sur le degré maxi-
mal des serveurs permet de le résoudre en temps polynomial. Ensuite, nous avons
considéré une extension de ce probléme a la situation plus réaliste, dans le contexte
des plates-formes de calcul a grande échelle, dans laquelle les noeuds rejoignent et
quittent dynamiquement la plate-forme & des instants arbitraires (probléme online).
Nous avons montré qu’aucun algorithme complétement a la volée (c’est-a-dire qui
n’autorise pas les déconnections) ne peut conduire & un facteur d’approximation
constant, quelle que soit 'augmentation de ressources utilisée. Ensuite, nous mon-
trons qu'il est en fait possible de maintenir & tout instant la solution optimale (avec
une augmentation de ressource additive de 1) en ne réalisant & chaque modification
de la plate-forme qu’une déconnexion et qu’une nouvelle connexion par maitre. Ces
travaux ont été acceptés et présentés dans deux conférences internationales ICPADS
2009 [4] en Chine et PDP 2010 |7] en Italie, un Workshop international avec comité
de sélection au Chili [2] et une conférence nationale ALGOTEL [3]. Ils ont fait 'objet
aussi de deux rapports de recherche [5].

1.1.2 Redistribution de fichiers avec Yahoo'!

Cette partie de la thése II a fait I'objet d’une publication dans la conférence
IEEE ICPADS en décembre 2008 [1] et s’inscrit dans une collaboration de 1'équipe
CEPAGE avec Cyril Banino-Rokkones de Yahoo! Research & Trondheim (Norvege).
On s’est intéressé au systéme distribué de stockage de fichiers de Yahoo! Vespa, qui
est utilisé entre autre pour le stockage des mails et pour des applications comme
Flickr. Les différents fichiers sont regroupés sous la forme de buckets, qui sont sto-
ckées (en utilisant des mécanismes d’équilibrage de charge inspirés des réseaux Pair
a Pair) sur un ensemble de disques. En outre, ces fichiers sont répliqués de maniére
a assurer a la fois I’équilibrage de charge dynamique des requétes et la tolérance aux
pannes.

Nous avons particulierement considéré le probléme d’ordonnancement lié a
I’ajout d’un disque dans le systéme. Lors d'une telle opération, un certain nombre de
buckets doivent étre transférées sur le nouveau disque et le probléme consiste a choi-
sir, parmi les réplicats existants dans le systémes, lesquels devraient étre utilisés. On
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suppose la plate-forme complétement hétérogéne (c’est-a-dire chaque disque est ca-
ractérisé par sa taille, sa bande passante entrante et sortante). Dans ces conditions,
nous avons montré qu’il est possible de construire en temps polynomial une solu-
tion optimale dans laquelle certains fichiers peuvent étre transférés depuis plusieurs
disques. Pour des raisons d’implémentation, cette solution est difficile & mettre en
place et nous avons donc considéré le probléme dans lequel un fichier ne peut étre
transféré que depuis un seul disque source. Nous avons montré que ce probléme est
NP-Complet au sens fort et nous avons proposé un nouvel algorithme d’approxi-
mation qui s’appuie sur une relaxation de la solution fractionnaire optimale. Nous
avons prouvé un facteur d’approximation général pour cet algorithme (dont le ratio
dépend de I'hétérogénéité des bandes passantes et des tailles des buckets), mais qui
est nettement meilleur que les résultats de la littérature (le meilleur facteur d’ap-
proximation est 2 par Shmoys et al. [?] dans les conditions d’utilisation de Vespa.
Enfin, nous avons montré, par simulation en utilisant SimGrid, I'efficacité de 1’ap-
proche proposée. Actuellement, nous travaillons a I’adaptation de ces résultats dans
le cas de 'ajout simultané de plusieurs disques.

1.1.3 Meécanismes de controle de bande passante

Dans cette partie I1I, nous avons étudier les mécanismes de contrdle de bande
passante sur les plates-formes hétérogenes a large échelle. Et nous avons souligné
I'importance d’utiliser de tels mécanismes pour une meilleure performance et effica-
cité du systéeme. En outre, nous avons montré que, dans ce cas, le modéle multi-port
(ont vous pouvez effectuer plusieurs communications simultanées) est plus efficace
que le modéle traditionnel d'un port (1-port).

En particulier, nous avons considéré trois problémes d’ordonnancement dans des sys-
temes hétérogenes a large échelle sous le modéle multi-port borné : ’'ordonnancement
des taches indépendantes qui a été étudié dans la premiére partie, la redistribution
des fichiers qui a été étudié dans la deuxiéme partie, et le probléme classique de la
diffusion.

Dans ce modéle, chaque noeud est caractérisé par une bande passante entrante et une
bande passante sortante et il peut participer a plusieurs communications simulta-
nées pourvu que ses bandes passantes ne soient pas dépassées. Ce modéle correspond
bien aux technologies de réseaux modernes. Il peut étre utilisé en programmant au
niveau TCP et il est méme implémenté dans les bibliothéques modernes & passage
de messages telles que MPICH2.

Nous avons montré, en utilisant les trois problémes d’ordonnancement cités ci-
dessus, que ce modéle permet la conception d’algorithmes polynomiaux et que méme
des algorithmes distribués assez simples peuvent atteindre la performance optimale,
pourvu qu’on puisse imposer les politiques de partage de bande passante.

Nous avons prouvé aussi que l'implémentation d’algorithmes optimaux peut
conduire a des performances largement sous-optimales si seul le mécanisme de la
gestion de contention de TCP est utilisé. Le travail a fait 'objet d’une publication
dans une conférence internationale IPDPS 2010 [8] et d’un rapport de recherche [6].
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Chapitre 2

Taches indépendantes en multi-
port degré borné

2.1 Introduction

Suite & 'accroissement des besoins en puissance de calcul dans divers domaines,
tel que le traitement de signal et I'imagerie, une tendance actuelle en matiére de cal-
cul distribué est de chercher a fédérer un ensemble de machines, réparties a 1’échelle
d’un continent, voire de la planéte entiére, afin d’en agréger les puissances de cal-
cul. Ce nouveau type de plate-forme de calcul est de nature trés hétérogéne, que
ce soit au niveau des ressources de calcul (processeurs) ou au niveau des capacités
de communication (réseau). La prise en compte de cette hétérogénéité est donc un
enjeu majeur pour l'utilisation efficace de ces plates-formes, aujourd’hui et demain,
en particulier, dans le cadre de I’émergence de certaines plates-formes de calcul a
large échelle telle que BOINC [5] et Folding@home [65]. Ces plates-formes sont ca-
ractérisées par la taille des données traitées, leur hétérogénéité et la variation de
la performance de leurs ressources, d’ou I'importance d’un ordonnancement efficace
des taches [10, 18, 22|. Ces différentes caractéristiques ont un effet sur ’ensemble des
applications qui peuvent s’y exécuter. D’abord, le temps d’exécution d’une applica-
tion doit étre suffisamment long pour diminuer I'influence du temps du démarrage.
De plus, ce cadre de calcul est adapté aux applications qui permettent le partition-
nement des taches en des morceaux pouvant étre traités indépendamment, afin de
minimiser l'influence de la variation des performances des ressources et de limiter
’effet des pannes. Enfin, en raison du temps de déploiement et de la difficulté de mise
en ceuvre sur de telles plates-formes, il est seulement rentable d’y déployer de grosses
applications. Ainsi, la difficulté vient autant de ’hétérogénéité de la plate-forme et
des contraintes du probléme que de la métrique que 1'on cherche & minimiser (ma-
kespan). Notamment, en s’intéressant non pas a la minimisation du makespan mais
plutét a la maximisation du débit en régime permanent, les problémes deviennent
beaucoup plus simples a traiter, et on peut construire des ordonnancements dont le
temps d’exécution est asymptotiquement optimal. Cette approche a été initiée par
Bertsimas et Gamarnik [16] et a été, par la suite, étendue a 'ordonnancement des
taches [11] et des communications collectives [14].

Dans ce travail, nous allons donc nous placer en régime permanent, qui peut se
produire lorsque le nombre de taches devient important et nous allons considérer des
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taches de méme taille. La plate-forme sera modélisée par un ensemble de serveurs et
un ensemble de clients. Ces clients regoivent les taches a exécuter des serveurs. Les
ressources sont hétérogénes avec différentes vitesses de calcul et de communications.
Notre but sera de construire un graphe biparti pondéré connectant les clients et
les serveurs. Le réseau sous-jacent pour le type de plates-formes auquel nous nous
intéressons est, généralement, Internet et supposer connue la topologie de ce réseau
est absurde. Méme dans le cas de certaines plates-formes de calcul distribuées de
plus petite taille, telles que les grilles, les outils de découverte de la topologie de
réseau [40, 90|, sont beaucoup plus lents que I’évolution dynamique des performances
des ressources. En outre, les coeurs des réseaux sont généralement sur-dimensionnés,
donc les contentions se produisent, le plus souvent, au niveau des interfaces réseau.

Pour modéliser les contentions, nous avons recours au modéle multi-port borné.
Le modéle multi-port est un modéle dans lequel le serveur peut effectuer plusieurs
communications en méme temps. Dans [52], Hong et Prasanna ont proposé ce modéle
pour I'allocation des taches indépendantes dans les systémes du calcul hétérogénes.
Ce modele differe du modéle traditionnel, un-port, trés utilisé dans la littérature
[107]. Dans ce modéle, le serveur ne peut communiquer qu’avec un seul client en
méme temps. Il est simple & implémenter mais, dans certains cas, le maitre pourrait
obtenir un meilleur débit agrégé en envoyant des données a plusieurs esclaves simul-
tanément. L utilisation de connexions multiples dans ce cas permet d’augmenter le
débit réseau apparent [19, 24].

Le modéele de taches que nous considérons, est proche des taches divisibles. Une
tache est dite divisible lorsqu’elle peut étre divisée en un ensemble de sous-taches
indépendantes qui peuvent s’exécuter arbitrairement sur les processeurs. De telles
taches permettent 1’élaboration de stratégies d’utilisation des ressources disponibles
en termes de puissance de calcul et de bandes passantes. Ce modéle d’ordonnance-
ment des taches divisibles, a ét¢ largement étudié dans la littérature [17, 13]. Il a
été appliqué dans plusieurs domaines tel que le traitement d’image, le graphisme, la
diffusion de flux vidéo et multimédia |13, 4], la recherche d’informations dans une
base de données, ou encore le traitement de gros fichiers distribués.

Dans la suite, nous allons nous intéresser au probléme d’ordonnancement des
taches indépendantes sur des plates-formes hétérogénes en multi-port borné. Nous
allons commencer par une modélisation du probléme. Mais avant de commencer
cette modélisation, nous allons présenter un ensemble d’applications auxquelles s’ap-
pliquent notre probléme. Nous présentons, ensuite, une description formelle de 'exé-
cution qui s’appuie sur le modéle clients-serveur, en justifiant au fur et & mesure
nos différents choix. Enfin, nous présentons notre algorithme d’approximation SEQ
qui se base principalement sur une petite augmentation de ressource. En particulier,
nous prouvons que si d; exprime le nombre maximal de connexions que peut ouvrir
simultanément sur un serveur Sj, alors le débit obtenu en utilisant cet algorithme et
d; + 1 connexions est au moins celui de I'optimal avec d; connexions. Nous présen-
tons, aussi, un algorithme dual pour minimiser le nombre maximal de connexions qui
doivent étre ouvertes pour assurer un débit donné. Enfin, nous terminons par une
étude expérimentale de 'algorithme SEQ en le comparant a d’autres heuristiques.
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2.2 Motivation

Dans cette partie, nous allons présenter un ensemble d’applications qui peuvent
s’adapter au cadre de calcul que nous avons présenté dans 'introduction. En particu-
lier, les applications qui permettent le partitionnement des taches (charge a traiter)
en des fractions qui peuvent étre traitées de facon indépendante, afin que les so-
lutions partielles puissent étre consolidées afin de construire une solution compléte
pour le probléme. Le principe de ce partitionnement peut varier d’une application
a une autre. Selon ce principe, les applications peuvent se diviser en deux grandes
catégories.

La premiére catégorie comprend les applications qui nécessitent un découpage
physique des taches en petites unités indépendantes. C’est le cas des applications qui
impliquent ’analyse et le traitement de grandes quantités de données, telles que les
données provenant d’un télescope radio ou a partir d’un accélérateur de particules,
et qui ont un parallélisme inhérent. Dans section 2.2.2, nous allons présenter un
exemple de ces applications, a savoir SETI@home.

La deuxiéme catégorie comprend les applications qui nécessitent 1’exécution d’un
grand nombre de simulations indépendantes sur le méme jeu de données avec un
paramétre variable. Ceci correspond, en général, a un échantillonnage dans un es-
pace de grande dimension. Nous trouvons ici, par exemple, les modéles de systémes
physiques qui ont une composante aléatoire et chaotique et dont le résultat est
probabiliste. Pour étudier les statistiques de ce résultat, il faut exécuter un grand
nombre de simulations avec des conditions initiales aléatoires. Nous trouvons éga-
lement certains projets de calcul distribué qui disposent de la méme séquence de
données mais sous différentes configurations et chaque configuration correspond a
une tache indépendante. C’est le cas de Folding@home, que nous allons présenter
dans la section 2.2.3. Une tache, dans ce projet de calcul distribué qui traite le
repliement des protéines, correspond a une configuration particuliére de protéine.

2.2.1 Concept

Les deux applications SETI@home et Folding@home que nous avons choisies
de détailler dans la suite se basent sur le méme principe. Ce principe consiste en
le découpage d'un calcul extrémement complexe et long en des milliers d’unités,
dont le traitement est confié & une multitude d’ordinateurs. L’intérét majeur du
calcul volontaire, est qu’il puise uniquement ses ressources de la puissance de calcul
inutilisée des ordinateurs. L’utilisateur aura toujours la main car le logiciel client
installé sur sa machine travaille en priorité basse. C’est ainsi que, dans ses travaux
de tous les jours ou méme avec des applications trés gourmandes sur les machines
plus modernes, il ne se rendra pas compte du calcul effectué en arriére-plan, tout
simplement parce que le traitement se mettra de fagcon dynamique au diapason des
ressources restantes de 'ordinateur.
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2.2.2 SETIQ@Qhome

Dans cette section nous allons décrire SETI@home [6], un des projets de distribu-
tion de calcul les plus connus. C’est une expérience scientifique en radio-astronomie
exploitant la puissance inutilisée de millions des ordinateurs connectés via Internet
dans un projet de Recherche d’un Intelligence Extra-Terrestre (Search for Extra-
Terrestrial Intelligence ou SETI).

Ce projet, conduit par un groupe de chercheurs, de 'université de Californie
a Berkeley, est la toute premiére tentative d’utilisation du calcul distribué a large
échelle pour effectuer une recherche exhaustive et précise des signaux radios de
civilisations extraterrestres.

2.2.2.1 Meécanisme

SETI@home effectue la recherche de transmissions radio extraterrestres a partir
des observations faites par le radiotélescope d’Arecibo & Puerto Rico. Les données
sont prises "passivement" pendant que le télescope est utilisé pour d’autres projets
scientifiques. Elles sont numérisées, emmagasinées et expédiées aux installations de
SETI@home en Californie. Par la suite, elles sont divisées en petites unités de fré-
quence et temps qui sont analysées a I'aide d’un logiciel afin d’y déceler un signal,
c’est-a-dire une variation qui se distingue du bruit cosmique et qui contient de l'in-
formation |2]. Le point crucial de SETI@home est que les millions d'unités produites
sont envoyées, par le serveur, & des ordinateurs personnels qui utilisent le logiciel
et qui, une fois ’analyse terminée, retournent les résultats au serveur. Les données
échangées avec le serveur de données sont semblables & la transmission des éléments
d’un formulaire classique sur le web.

2.2.2.2 Statistiques

SETI@home distribue actuellement le logiciel client pour 47 combinaisons diffé-
rentes de processeurs et de systéme d’exploitation. Les utilisateurs peuvent téléchar-
ger le logiciel depuis le site web SETI@home (http ://setiathome.ssl.berkeley.edu).
Par exemple, le 22 septembre 2010, plus d’un million d’utilisateurs et plus de deux
millions et demi d’ordinateurs ont exécuté le programme SETI@home (voir Figure
2.1 ). Parmi eux, 519725 exécutaient activement le programme et ont retourné
au moins un résultat dans les deux semaines précédentes. Ces volontaires ont une
moyenne de 1060 téra-flops (ot flops dénote les opérations a virgule flottante traitées
par seconde) (voir Figures 2.2 ).

Prés de 93 millions unités de travail ont été générées pour les utilisateurs et pres de
2/3 de millions d’années de calculs processeur ont été réalisées.

2.2.3 Folding@Home

Dans cette section, nous allons présenter Folding@home, un projet de calcul
distribué qui étudie le repliement des protéines, I’agrégation des protéines, et les
maladies liées. Cette étude se fait dans des configurations diverses de température
et de pression afin de mieux comprendre ce processus et de comprendre le lien entre
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le repliement (forme tridimensionnel) des protéines humaines et certaines maladies
(cancers, Parkinson, Alzeimer, etc).

Ce projet est organisé par une institution a but non-lucratif (le Pande Group
de la Stanford University’s Chemistry Department), ce qui est une garantie que
les résultats des calculs seront accessibles aux chercheurs et autres scientifiques du
monde entier et il est soutenu par Google, qui I’a intégré dans la Google Toolbar,
sous Windows, un bouton permettant de lancer ou stopper le processus et informe
sur son état d’avancement.

2.2.3.1 Principe

A I'Université de Stanford, il y a des serveurs qui contiennent les données initiales
des molécules & étudier. Un client (utilisateur) doit installer un logiciel client sur
sa machine (son ordinateur, sa PlayStation 3). Ce logiciel client va télécharger une
unité de travail a partir du serveur et va calculer le repliement de la protéine qui
lui a été confié. Chaque calcul occupe le processeur ou le GPU client quand il
n’est pas utilisé, ce qui ne donne donc lieu & aucun ralentissement de la machine.
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Chaque calcul dure de 4 a 200 heures environ, selon la configuration matérielle de
I'ordinateur et la taille de 'unité traitée. Une fois son unité de travail terminée, le
client la renvoie au serveur qui lui en confie une autre.

Une unité de travail définit un ensemble de paramétres pour la simulation de
repliement de protéines. Elle correspond a un morceau de protéine a un moment
précis. Par exemple, un client va calculer ce qui se passe entre la 20e et la 27e
nanoseconde, pour la protéine X. En fonction de la protéine et de la propriété
étudiée, il peut y avoir différentes tailles d'unités de travail. La page descriptif du
projet "http ://fah-web.stanford.edu/cgi-bin/allprojects" donne des informations
sur des tailles de protéines particuliéres et sur les dates limites allouées pour terminer
I’étude de chacune.

2.2.3.2 Statistiques

Les utilisateurs peuvent télécharger le logiciel depuis le site web Folding@home
( http ://folding.stanford.edu/).
Par exemple, au 22 septembre 2010 , 5600603 ordinateurs ont exécuté le programme
Folding@home dont 288335 exécutaient activement le programme et ont retourné
au moins un résultat dans les 50 jours précédents [65](voir Figure 2.3).

Number of Active Folding@Home CPUs

Active CPUs (thousands)
2 @ B B 8 & 8
8 8 8 &8 8 8 8

[
(=]
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Year

FIGURE 2.3: Nombre des CPUs actifs

2.3 Modélisation du probléme

Dans cette section, nous allons commencer par une description de notre modéle
se basant sur le modéle clients-serveurs. Puis, nous allons justifier le choix de ce
modéle. Enfin, nous expliquerons pourquoi nous bornons le nombre de connexions
aux serveurs.
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2.3.1 Description du modéle

Pour modéliser notre probléme, nous allons considérer un ensemble de serveurs
{S;}; et un ensemble de de clients {C;};. Chaque serveur S; a une capacité b; qui
présente le nombre de taches par unité de temps que peut envoyer S; aux clients.
Chaque client C; a une capacité w; qui représente le minimum entre ce que C; peut
recevoir et ce qu’il peut traiter et est exprimé en nombre de taches par seconde. On
note donc par wf le nombre de taches qu’envoie un serveur S; au client C; par unité
de temps. Un serveur peut se connecter simultanément a un nombre limité de clients.
Ce nombre est borné par ce qu'on appelle le degré du serveur d;. Chaque serveur
maintient des connexions ouvertes avec les clients. Ce modéle peut se représenter
par un graphe biparti pondéré entre les clients et les serveurs (voir exemple la
figure 2.3.1). Notre but est de maximiser le nombre de taches qui sont traitées par
unité de temps par la plate-forme. Comme nous venons de le décrire dans la section
précédente, notre modéle se base sur le paradigme maitres-esclaves. Ce paradigme,
consiste en 'exécution de taches indépendantes sur un ensemble de processeurs,
appelés esclaves, sous la houlette d’un processeur particulier, le maitre [33].

&
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FIGURE 2.4: Solution Optimale avec 5 serveurs et 9 clients. Débit = 22

Notre modéle est formé d’une seule de couche de clients et de serveurs. Dans la
sous section 2.3.1.1, nous discuterons briévement ce choix.
En outre, ce modeéle est caractérisé par le nombre limité de connexions que peut
ouvrir un serveur avec les clients. Dans la section 2.3.2, nous allons expliquer notre
choix de borner le nombre de connexions simultanées établies par un serveur avec
les clients.

2.3.1.1 Modéle & une seule couche

Dans notre modélisation du systéme, nous nous appuyons sur le modeéle maitres-
esclaves formé d’une seule couche (un seul niveau) de maitres et d’esclaves.
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Notre but est de concevoir un modeéle permettant de maximiser le débit. Deux
possibilités se présentent : soit un modeéle & une seule couche formé d’un ensemble
de serveurs connectés directement aux clients, soit un modeéle a plusieurs couches ot
des neeuds intermédiaires jouant a la fois le role de client et celui de serveur secon-
daire s’insérent entre le nceud initial (serveur principal) et la couche finale des clients.

Dans le cadre des taches indépendantes, contrairement & celui des communica-
tions collectives par exemple, toutes les données associées a toutes les taches sont
différentes et doivent étre envoyées depuis le serveur. Il est donc inutile, du point de
vue de la consommation de la bande passante, d’ajouter une couche intermédiaire
(méme si, par contre, une telle couche pourrait permettre de minimiser le nombre
de connexions nécessaires).

2.3.2 Degré borné

Plusieurs facteurs affectent la performance du systéme : la capacité des clients,
la capacité des serveurs qui inclut leurs capacités de traitement et leurs capacités
de gérer les différents clients auxquels ils sont connectés.

Selon le méme principe et pour assurer une meilleure gestion du systéme, nous
bornons le nombre de clients qui peuvent se connecter en méme temps au serveur.
Comme nous le verrons dans le chapitre 6 en particulier : la gestion dans le modéle
multi-port de ressources hétérogénes nécessite 1'utilisation de mécanismes de gestion
de la qualité de service pour le partage de la bande passante, qui sont assez cotiteux
et qui limitent le nombre de connexions pouvant étre gérées simultanément.

2.4 Travaux connexes

De nombreux travaux de recherche concernant 1’ordonnancement de taches in-
dépendantes sur les plates-formes hétérogénes et distribuées ont été menés [102]
notamment en "grid computing" .

Comme nous 'avons précisé au début de ce chapitre, les taches que nous traitons
sont indépendantes (c’est-a-dire sans relation de précédence). Donc, d’un point de
vue systéme, lorsqu’un ensemble de taches arrive, la stratégie commune est de les
affecter selon la charge des ressources afin d’atteindre un débit maximal. Cette stra-
tégie vise principalement 1’équilibrage de charge entre les différentes ressources. Et
elle est particuliérement utilisée dans les systémes dont 1’objectif primordial est de
maximiser 1'utilisation des ressources, plutét que de minimiser le temps d’exécution
des taches individuelles [61]. Selon [37], il existe quatre approches pour effectuer cet
équilibrage de charge : 'approche FIFO (premier arrivé premier servi), I'approche
"balance-constrained" [28], ’approche "cost-constrained" et ’approche hybride [93].
L’approche FIFO permet de sélectionner, lorsqu’une tache arrive, la ressource ayant
la queue d’attente la plus courte [73]. L’approche "balance-constraint" cherche &
équilibrer la charge dans tous les ressources en déplacant périodiquement les taches
en attente d’'une queue vers une autre [28]. Quant & I'approche "cost-constrained",
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elle ne considére pas seulement 1’équilibrage entre les ressources mais aussi elle tient
compte du coit de communication des taches. Avant chaque déplacement de tache
et au lieu de faire un échange périodique, le cott de celle ci est vérifiée. Si le cotit de
la communication suite & un déplacement d’une tache est supérieur au temps d’exé-
cution, la tache ne sera pas déplacée; sinon, elle le sera. Enfin, 'approche hybride
permet de combiner l'ordonnancement dynamique et statique. L’ordonnancement
statique est utilisé pour les taches qui s’exécutent fréquemment, et 'ordonnance-
ment dynamique pour les autres. Dans |93], Spring et al. présentent un exemple de
ce scénario.

Le probléme de minimisation du temps d’ordonnancement des taches indépen-
dantes sur des plates-formes hétérogénes est un probléme qui a été déja montré
NP-complet [54]. Dans [60], les auteurs présentent un ensemble d’heuristiques
traitant ce probléme. Selon le moment ou la décision d’ordonnancement est prise,
I'ordonnancement est dit statique [20] ou dynamique [73]. Un ordonnancement
est dit statique, ou encore "hors-ligne", lorsque le systéme dispose de toutes les
taches a allouer dés le début. Un ordonnancement est dit dynamique, ou encore
"en-ligne", lorsque l'ordonnancement suit le changement du systéme ainsi que
larrivée des taches. Dans [19], Braun et al. présentent une étude comparative d’un
ensemble de onze heuristiques, sélectionnées dans la littérature, pour traiter le
probléme d’ordonnancement statique des taches indépendantes sur des plate-formes
hétérogenes et distribuées.

Un résumé et une classification des heuristiques pour l'ordonnancement dyna-
mique ont été détaillés dans [34]. Dans [66], Scott et al. développent deux ap-
proches dynamiques, une utilisant une politique distribuée et une autre utilisant
une politique centralisée. Selon ’approche distribuée, a partir d’'un noeud donné,
ils considérent la machine locale et les k£ voisins disposant des plus grandes bandes
passantes. Par conséquent, ’allocation se fait & la meilleure machine parmi ces k+ 1
machines.

Dans [73]|, Maheswaran et al. traitent aussi le probléme d’allocation dynamique
d’une classe des taches indépendantes dans les systémes distribués hétérogeénes mais
ils considérent deux modes : le mode immédiat et le mode différé. En mode immédiat,
les taches sont allouées aux machines dés qu’elles arrivent dans le systéme. En mode
différé, les taches sont regroupées en méta-taches puis examinées pour l’allocation
a certains instants, appelés moments d’allocation. Une méta-tache peut inclure les
nouvelles taches qui arrivent au systéme ainsi que les anciennes qui ne sont pas
encore exécutées.

Aucun de ces travaux, a notre connaissance, n’a traité le cas oul les serveurs ont
un degré borné. Sous un autre angle, notre probléme est trés proche du probléme
de "Bin Packing" (remplissage des sacs) avec articles divisibles et contraintes de
cardinalité. Le but ici est de regrouper un ensemble donné d’articles dans un nombre
minimum de sacs (bins). Les articles peuvent étre divisés mais les sacs contiennent
au plus k fractions. Ce probléme est trés proche du probléme que nous traitons, avec
toutefois deux différences principales. Selon notre modéle, le nombre de serveurs (qui
correspondent aux sacs ou bins) est fixé a avance, et le but est de maximiser le débit
des bandes passantes (qui correspond a la taille totale des paquets). Par contre, le
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but de "Bin Packing" est de minimiser le nombre des boites utilisées pour contenir
tous les articles. D’autre part, nous considérons des serveurs (bins) hétérogenes en
capacité et en cardinalité.

Le probléme "Bin Packing" avec des éléments divisibles et contraintes de cardi-
nalité a été introduit dans le contexte de 'allocation de la mémoire sur des proces-
seurs paralléles par Chung et al. [29], qui considérent le cas particulier ou k = 2.
Ils prouvent que, méme dans ce cas, le probléme est NP-Complet et proposent un
algorithme d’approximation de facteur 3/2. Dans [38], Epstein et Stee montrent
que le probléme de Bin Packing avec des éléments divisibles et des contraintes de
cardinalité est NP-Complet pour tout valeur fixée de k, et que 'algorithme simple
NEXT-FIT réalise un facteur d’approximation de 2 — % Ils proposent également un
PTAS et un PTAS dual [39] pour le cas ou k constant.

D’autres problémes proches, ont été introduits par Shachnai et al. dans [89]. Ils
ont traité le cas ot la taille d'un article augmente lorsqu’il est fractionné, ainsi que
le cas ol une borne globale sur le nombre des fragments est imposée. Les auteurs
ont prouvé qu’il n’existe pas de PTAS pour ces deux problémes, mais proposent
un PTAS dual et un PTAS asymptotique. Un autre probléme, dans le contexte
de l'ordonnancement de multi-processeurs, est trés proche du notre. Il s’agit de
I'ordonnancement avec des contraintes d’attribution et de parallélisme [38], ou le
but est d’ordonnancer un certain nombre de taches, et ot chaque tache a une borne
sur le nombre de machines sur lesquelles elle peut s’exécuter simultanément et une
autre borne sur le nombre de machine qui peuvent participer a son exécution. Ce
probléme peut étre aussi vu comme un probléme de bin packing avec des articles
divisibles mais, dans ce cas, avec une borne k; sur le nombre de fois un article peut
étre fractionné. Dans [88], les auteurs proposent un algorithme d’approximation de
facteur d’approximation max;(1 + 1/k;).

2.5 Algorithme SEQ : Analyse de complexité et
étude du probléme

Avant de passer a 'analyse de complexité, rappelons la modélisation du pro-
bleme.

Etant donné un ensemble de serveurs {S;}; et de clients {C;}..

On note par b; la capacité d'un serveur S; et d; le nombre maximal de
connexions qui peut maintenir simultanément. Et on note par w; la capacité d'un
client C; (toutes les capacités sont exprimées en nombre de taches par unité de
temps). On note donc par wf le nombre de taches envoyées a partir du serveur §;
au client C; par unité de temps. Chaque serveur se connecte avec un ensemble de
clients en respectant les conditions suivantes :

V7, Sow! < b; contrainte de capacité du S; (2.1)
Vj,  Card{i, w] >0} <d; contrainte de degré du S, (2.2)
Vi, > w! < w; contrainte de capacité du C; (2.3)



2.5. Algorithme SEQ : Analyse de complexité et étude du probléme

Notre but est de maximiser le nombre de taches qui peuvent étre traitées en une
unité de temps par la plate-forme. Ce qui correspond au probléme MDDB suivant :

Maximiser-Débit-Degré-Borné (MDDB) :

Maximiser Z Z w! sous les contraintes (2.1),(2.2) et (2.3).

] 2

Une solution valide sera donc une affectation des wg . Ce qui peut étre représenté
aussi par un graphe biparti pondéré entre les clients et les serveurs (voir Figure2.4)
ayant pour poids sur les arétes les wf .

A ce probléme peut correspondre le probléme décisionnel DDB-Dec suivant :

Débit-Degré-Borné-Dec (DDB-DEC) :

— Instance : Un ensemble de m serveurs Sy, ..., S, de capacité b; et degré d;,
un ensemble de n clients Cy,...,C, de capacité w; et une borne K.

— Solution : un graphe biparti pondéré entre les clients et les serveurs, le
poids de l'arréte entre server; et C; est donnée par wf , ol les wzj satisfont

les contraintes (2.1),(2.2) et (2.3) et tel que Zwa > K.

J K3

2.5.1 Complexité

Dans cette partie, nous allons montrer que le probléeme DDB-Dec est NP-
Complet. Pour le prouver, nous allons réduire ce probléme & un autre probléme
difficile, & savoir 3-Partition [13] et nous allons montrer qu’une instance particuliére
de DDB-Dec peut se réduire a une instance générale de 3-Partition.

Le probléme de 3-Partition :

— Instance :
un ensemble A de 3m éléments { a; ...as, } tel que :
- Z a; = mB.
- Vi, B <a <L,

— Solution :
Peut-on réaliser une partition de A en m classes de méme poids ?
Si la réponse est "oui", chaque classe contient exactement 3 éléments de A et
est de taille B.

Soit une instance de 3-Partition consistant en 3m éléments a; tels que > a; =
mB et Vi, % < a; < g et soit Vj, d; =3, b; = B, n = 3m (avec n nombre de
clients et m celui de serveurs), Vi, w; = a; et K = mB. Comme la somme des degrés
maximaux sortants des serveurs est 3m et que tous les clients doivent étre connectés
pour atteindre le débit m B, alors chaque serveur doit se connecter exactement a trois
clients et chaque client doit étre connecté & un unique serveur. En outre, la capacité
totale des serveurs est mB, donc chaque serveur doit étre connecté exactement a
trois clients de capacité exactement B. Ceci achéve la preuve de NP-complétude.

17



Chapitre 2. Taches indépendantes en multi-port degré borné

18

Nous avons prouvé donc que le probléeme MDDB est NP-Complet. L’idée sera
donc d’essayer de relacher une des trois contraintes. Dans la suite nous allons pré-
senter un algorithme polynomial SEQ s’appuyant sur une relaxation de la contrainte
de degré (2.2) ce qui correspond, dans notre cas, & une augmentation de ressources.

2.5.2 Algorithme SEQ

Dans cette partie nous allons commencer par une description de l’algorithme
SEQ, qui s’appuie sur une augmentation de ressource. Ensuite nous prouvons que
cette augmentation permet d’atteindre au minimum le débit optimal avec les degrés
d;j. En effet, nous prouvons qu’une augmentation d’une unité (+1) au nombre maxi-
mal de connexions possibles (d;) est suffisante pour calculer en temps polynomial
une solution ayant pour débit au moins I'optimal avec d; connexions.

2.5.2.1 Algorithme

SEQ permet de résoudre le probléme en relachant la contrainte sur le degré
maximal des serveurs. Cette relaxation consiste en une petite augmentation de res-
source. En particulier, il s’agit d’une augmentation d’une unité du nombre maximal
de connexions simultanés qui peut maintenir chaque serveur. Une solution de SEQ
permet donc a au plus d; + 1 clients, de se connecter au serveur S; .

Dans la suite, nous allons considérer C = {C;} une liste triée des clients par

capacités croissantes et C(l, k) = Zf:z w; la somme des capacités des clients entre

Cl et Ck .

SEQ maintient une liste ordonnée des clients. Le choix des serveurs est arbitraire.
En effet, a chaque fois quun serveur S; est choisi, ’algorithme parcourt la liste
des clients pour trouver un ensemble consécutif de clients convenable & S;. Le fait
de considérer des clients consécutifs dans la liste permet & la fois de décroitre la
complexité de ’algorithme et de prouver sa correction.

Le choix des clients et leurs allocations suit le principe suivant :

Tout d’abord, 'algorithme essaie de trouver un intervalle [I,[+d;] tel que C(I, [+
d;j) = bjet C(l,1+d; —1) < b;. Les d; premiers clients sont alloués entiérement a S;
et le dernier (ici le Cp,q4,) est alloué juste en partie (c.a.d qu’il peut étre fractionné).
Une fois que ce choix est réalisé, le dernier client (celui qui a été fractionné) est
réinséré dans la liste des clients avec une nouvelle capacité égale a C(l,l + d;) — b;
et la liste est triée de nouveau. Le méme processus est ensuite repris avec le reste
des serveurs.

Il reste a régler le cas ot il n’existe pas un tel intervalle de d; + 1 éléments.

Dans ce cas, on distingue deux situations différentes. La premiére situation, cor-
respond au cas ol la somme des capacités des d; + 1 plus grands clients, c.a.d les
derniers d; + 1 clients dans la liste, n’est pas suffisante pour atteindre b;. Dans ce
cas nous affectons ces d; + 1 clients a S;.
La deuxiéme situation, correspond au cas ol les sous d; premiers clients consécutifs
ont des capacités dont la somme dépasse b;. Dans ce cas nous prenons les k plus
petits clients tel que C(1,k) > b; et C(1,k — 1) < b;.

Dans la suite, nous présentons une description plus formelle de I’algorithme.



2.5. Algorithme SEQ : Analyse de complexité et étude du probléme

Algorithm 1 Algorithme SEQ

Soit & = {S;}72, et C = sort({Ci}iy);
Soit A= {A; ={D}}1L et j=1;

for j=1amdo

if 3l tel que C(I,l+d; — 1) <b; et C(I,l+d;) > b; then
Fractionner Cp,q4, en Cl’erj et Cl’jrdj avec Wiydq; = wZerj + wfﬁrdj et w;;dj =
b —C(l,l+d; —1)
Soit .Aj = {CZ, Cl—i—l; ‘o ,Cl+dj_1,Cl’jrdj}
Enlever C;,Ciy1, . ..,Ciyq; de C
Insérer Cj, ; dans C

end if

if C(l,dj) = bj then
Rechercher le plus petit [ tel que C(1,1) > b;
Fractionner C; dans C; et " avec w; = w; +w;' et w) =b; — C(1,1 —1)
Soit Aj = {Cl,CQ, Ce ,Cl_l, Cl”}
Enlever Cy,Cs,...,C; de C
Insérer C; dans C
end if

if C(n —dj,n) < b; then
Soit Aj = {Cn,d].,Cn,de, c. ,Cn}
Enlever C,,—4;,Cr—g;41,---,Cp de C
end if

end for

RETOURNER A = {A;}7,

2.5.2.2 Preuve

Dans cette section nous allons prouver que ’application de l'algorithme SEQ et
le fait d’augmenter les degrés des serveurs d’une unité, permet d’atteindre au moins
le débit optimal d’une solution valide de MDDB. En particulier nous allons prouver
le théoréme suivant :

Théoréme 2.1 Soit A une solution valide ayant I comme instance, et SEQ(I) la
solution donnée par l’algorithme SEQ. Le débit obtenu par SEQ(I) est au moins égal

a celui de A.

Pour prouver ce théoréme, nous allons supposer que la liste de clients conservera
n comme taille le long de la preuve, en affectant une capacité 0 aux clients déja
alloués par l'algorithme.
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Nous allons définir une relation d’ordre =< pour comparer deux listes de clients
données, selon la définition suivante :

Définition 2.2 Soient C et R deux listes de clients de méme longueur n, triés selon
des capacités croissantes. Nous disons que C est plus facile que R (noté parC < R),
581

Vk<n, C(1,k) <R(1,k)

Comme nous 'avons déja mentionné dans la section précédente, SEQ maintient
en permanence une liste des clients non encore alloués aux serveurs. Soit la liste
C des clients non encore alloués maintenue par SEQ et R celle maintenue par une
solution valide (c’est-a-dire une solution au MDDB dans laquelle le degré de S; est
au plus d; ).

Soit § un serveur de degré d et capacité b. Considérons ce serveur et appliquons

SEQ pour retrouver ’ensemble des clients & connecter avec S.
Soit C’ la liste des clients restant obtenue a partir de C aprés I'application de SEQ
et soit R’ la liste des clients restant obtenue & partir de R suite & une allocation
valide du serveur S. Cette opération préserve, selon le lemme 2.3 suivant, la relation
d’ordre <.

C SEQ(d+1,b) !
Lemme 2.3 57 < alors C' <X R'.
valid(d,b)
R —— R

Preuve. Selon la Définition 2.2, pour montrer que C' < R/, il suffit de montrer que
Vk <n, C'(1,k) <R'(1,k). Pour comparer C'(1,k) et R'(1, k) nous avons besoin
de les évaluer ou de les borner. Nous allons commencer par R'(1, k) et nous allons
essayer de le borner inférieurement de deux maniéres différentes.

Comme la liste R’ est obtenue a partir de R par une allocation valide, il existe
un sous ensemble C inclus dans [1...n] de clients choisis et de valeurs affectées v;
tel que Card(C) < d,Vi v; < R; (ou R; représente la capacité du i client dans R
)et > v < b
Soit ¢ < n un index donné. Si i ¢ C, alors ce ¢™* client ne fait pas partie des clients
qui ont été alloués au serveur S. Du coup, il garde la méme capacité dans R, et le
seul changement qu’il puisse subir est le changement de sa position dans la liste.
Donc il existe une permutation o tel que R;(i) =TR;. Sii € C, alors ce 1™ client
a bien été impliqué dans 'allocation. Sa nouvelle capacité dans R’ a diminué par
rapport a celle dans R, et R. @i = Ri—vi. Ainsi R’(1,k) peut s’exprimer de la
maniére suivante :

R(LE) = Y R+ > Ri—v

1:i¢C Ao (1) <k 1:1€CNo (1) <k
i:o(1)<k 1:3€CNo (1) <k

D’autre part, nous avons, pour k£ > d, au moins k — d clients d’indice i tel que
i ¢ C et tel que le nouveau indice (i) dans R est inférieur ou égal a k£ o(i) < k.
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Comme R(1, k — d) représente la somme des capacités des (k — d) plus petits clients
(en terme de capacité disponible) alors >~ 0.\ ,y<x Ri = R(1,k — d). De plus,
comme R; — v; > 0, nous obtenons la borne suivante :

RI(1,k) > R(1,k—d), Vk>d. (2.4)

De méme, puisqu'il existe k indices ¢ tels que o(i) < k, alors Zi:a(i)gk R, >
R(1,k) et .. vi < b, Nous obtenons donc la borne suivante (la deuxiéme) :

R(1,k) = R(L, k) —b. (2.5)

Une fois R/(1,k) est borné, nous allons maintenant considérer le deuxiéme
membre de la comparaison, & savoir le C'(1, k), et nous allons I’évaluer.

Face a I'ajout d’un nouveau serveur, ’algorithme SEQ peut se trouver dans trois
situations différentes. C'(1, k) doit donc étre évalué dans chacun de ces trois possibles
cas.

Cas 1 : 3l tel que C([,l+d—1) <bet C(I,l +d) > b. Clest le cas le plus
général. Dans ce cas (voir les lignes de 4 a 8 dans 1’Algorithme 1), l'algorithme
alloue en entier les clients C;,Ci11,...,Ci1q-1 au serveur S, et en partie seulement
le client Ci,q dont la capacité restante est wj,,. Les d clients alloués entiérement
vont étre insérés au début de la liste C" avec la capacité zéro. Le client Cj, ; va étre
inséré dans C’ avec une nouvelle capacité plus petite w;_;, donc dans une position
avant Cpi441. Disons, qu’il va étre inséré entre C, et C,11. La nouvelle liste C’ sera :

(€1 =0,...,C,=0,C,....Cp.ClossCoi1,- ..
o C1,Cryay, -, Gt

Considérons maintenant différents cas selon la position de k.

,k) est la somme de k clients réinsérés et complétement

k < d : Dans ce cas, C'(1
1,k)=0.

alloués, donc C'(1,

d<k<p+d: Dans ce cas, C'(1,k) est la somme de (k — d) premiéres capacités
dans C, puisqu’ils ont été poussés de d positions (& cause de I'insertion de d
clients au début de la liste), et donc C'(1,k) = C(1,k — d).

p+d<k<Il+d: Dans ce cas, la somme est la méme que celle dans 'intervalle
précédent sauf le dernier élément dans la somme, qui est remplacé par la taille
du client fractionné qui a été réinséré, et C'(1,k) = C(1,k —d — 1) + w; .

[+ d < k : Dans ce cas, la somme est égale a celle dans la liste C, diminuée de la
capacité totale allouée & S c’est-a-dire b, et nous avons C'(1,k) = C(1, k) — b.
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Maintenant, en utilisant les équations 2.4 et 2.5, et puisque C < R, nous avons :

C'(1,k) = 0<R(1,k) pour k<d

C'(L,k) = C(,k—d) <R(Lk—d)

< R(1,k) pour d<k<p+d
CLk) = CLk—d—1)+uwly

< CLEk—d) <Rk —d)

< R(1,k) powr p+d<k<l+d
C'(1,k) = C,E) —b<R(LK) —b

< R'(1,k) pour l+d<k.

Cas 2 : A(1,d) = b. C’est le cas ou la somme des d plus petites capacités dépasse

b (voir les lignes de 9 a 14 de I’Algorithme 1). Comme SEQ utilise les premiers | < d

clients, il n’y aura pas de ré-ordonnancement de la liste.

La nouvelle liste C’' aura donc la forme suivante {C{,...,C,_1,C/,Ci41,...,Cy}, ou C}

a capacité zéro pour ¢ < [. Or, la capacité totale allouée au serveur est égale a b.

Donc, nous avons C'(1,k) =0 quand k <1—1,et C'(1,k) =C(1,k)—b for k > [—1.
En considérant le fait que C < R et en tenant compte de I'équation 2.5, nous

avons C'(1, k) < R'(1, k).

Cas 3: A(n—d,n) <b. Cest le cas ou la somme des (d+ 1) plus grosses capacités
est strictement inférieure a b (voir les lignes de 15 & 18 de I’Algorithme 1). Dans ce
cas, SEQ alloue complétement les d+ 1 derniers clients au S, et donc tous les clients
réinsérés dans C, auront une capacité zéro et seront insérés au début de la liste.
La nouvelle liste C" aura donc la forme suivante {C,_,,...,C.,C1,...,Ch—q-1}. Donc,
C'(1,k)=0quand k <d+1,et C'(1,k) =C(1,k — (d+ 1)) pour k > d+ 1.

De méme, en tenant compte de I'équation 2.4 et en considérant le fait que
C <R, nous avons C'(1,k) < R'(1,k). La preuve du lemme 2.3 s’achéve ici.

Preuve. (du Théoréme 2.1)

Soit LCy et LRy deux listes initiales de clients tel que LCy = LRy, = L. Soit
LC; (resp. LR;) la liste des clients restants aprés les j premiéres étapes de l'al-
gorithme SEQ (resp. les clients non totalement alloués au serveurs Sy, ...,S; par
I'allocation valide A).

Il suffit d’appliquer successivement du lemme 2.3, pour prouver par induction que
LC,, = LR, c'est-a-dire Vk < n, LC,,(1,k) < LR,,(1, k). En particulier, nous avons
LCnh(1,n) < LRy(1,n). Or LC,(1,n) et LR,,(1,n) représentent respectivement la
capacité totale non encore utilisée dans la solution calculée par SEQ et dans la
solution A.

Par conséquent, le débit obtenu par l'algorithme SEQ est plus grand que celui
obtenu par une solution valide A, ce qui termine la preuve du Théoréme 2.1.
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2.6 Reésultats d’approximation

Dans cette partie , nous allons prouver deux résultats d’approximation. Le pre-
mier concerne notre probléme principal MDDB. Nous allons montrer qu’avec une
petite modification, SEQ peut devenir un algorithme d’approximation valide pour
MDDB. Le deuxiéme, concerne le probléme dual MDGT (Minimisation de Degré
d’un Débit Donné). Nous allons montrer que SEQ fournit, aussi, une bonne approxi-
mation a ce probléme dual.

Nous commencgons par 'approximation de MDDB, en s’appuyant sur l'algo-
rithme SEQ, d’un facteur de p = ﬁ ( 00t dyyi, correspond au plus petit degré des
serveurs).

Le principe est le suivant, nous retirons, a la fin de 'algorithme SEQ, un client
de chaque serveur dont le degré sortant a été dépassé. Le fait de retirer le plus petit
client (en terme de capacité) ne fait pas décroitre la moyenne de la bande passante
sortante. Donc, si nous notons par w’ la bande passante sortante du serveur S; a la
fin de I’algorithme SEQ, et par w” sa bande passante sortante apres la modification
(c.a.d aprés avoir déconnecté le plus petit client), nous aurons 12—;] > d;_”—jrl. Par
conséquent, w” > d;jjrle > pw’. D’autre part, le débit total T" est égal & la somme
de tous les w’. Donc T est plus grand que le débit optimal 7*. Il en résulte que
T > pT*.

Ensuite, nous passons au probléme dual MDGT pour lequel nous allons aussi
fournir une approximation. En effet, si nous avons une borne 7' < min(3_; bj, >, w;)
sur le débit, une simple recherche dichotomique permet de retrouver la valeur mi-
nimale agyq de a telle que le débit de SEQ(/(«)) est au moins B, dans l'instance
modifiée I(ar) o chaque serveur S; a un degré d; + a.

En revanche, d’aprés le Théoréme 2.1, si le débit d’une solution A de 'instance
I(a—1) est B, alors SEQ(/(« — 1)) fournit une solution valide a 'instance I(«) de
débit au moins B. Donc aggq < a* + 1, o a* est la valeur optimale du probléme
MDGT de l'instance I. Comme MDGT est NP-complet, alors ce résultat est le
meilleur résultat d’approximation possible.

2.7 Reésultats expérimentaux

2.7.1 Heuristiques de comparaison

Pour assurer I’évaluation pratique de SEQ, nous présentons trois algorithmes
(heuristiques) gloutons (LCLS, LCBC, OBC).

LCLS (Largest Client Largest Server) : A chaque étape, le client avec la plus
grande capacité w; est associé avec le serveur avec la plus grande capacité disponible
Vy =b;—>_, w?. Le client est divisé, si ¢’est nécessaire, en plusieurs morceaux. Dans
ce cas, la capacité restante w; = w; — b} est insérée dans la liste ordonnée.

LCBC (Largest Client Best Connection) : Dans cette heuristique, on considére
aussi le client le plus grand, en terme de capacité, mais les serveurs sont ordonnés
selon leur capacité par connexion restante, qui est définie par le rapport entre la

capacité restante b et le degré restant d’;. Le serveur avec la plus grande capacité
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par connexion est sélectionné. Ici aussi, nous pouvons fractionner le client, si c¢’est
nécessaire.

OBC (Online Best Connection) : Cette heuristique est une version en ligne de
la précédente. Tous les serveurs sont supposés étre connus au début de ’exécution,
mais les clients arrivent arbitrairement. On choisit un serveur avec la capacité (par
connexion) restante la plus proche de la capacité du client. En particulier, on choisit
le serveur avec la grande capacité b;/d; tel que b /d; < w;.

2.7.2 Simulations

L’étude expérimentale se divise en deux parties. La premiére partie concerne la
résolution de l'algorithme SEQ. La deuxiéme concerne la résolution du probléme
dual. En particulier, dans la premiére partie, nous avons mesuré et comparé le débit
des solutions proposées par chaque algorithme.

Dans la deuxiéme partie, nous avons calculé, pour chaque algorithme, la va-
leur minimale o, que nous devons ajouter aux degrés de chaque serveur pour que
Palgorithme A atteigne la borne maximale B = min(d_; b;, >, w).

— Dans cette partie, nous avons lancé 'exécution des différents algorithmes et
nous avons calculé le débit de chaque algorithme. Toutes les valeurs sont nor-
malisées par rapport a la borne supérieure min(); by, >, w;).

Les capacités des serveurs et des clients ont été simulées en utilisant une dis-
tribution réaliste basée sur GIMPS [415]. De méme, la comparaison avec les
heuristiques gloutonnes a été réalisée en utilisant des distributions de degré
réelles. Le nombre des clients, est de dix fois (x10) le nombre des serveurs.
Dans la Figure 2.5, nous trouvons les résultats moyens de 250 instances, ot
le nombre des serveurs varie de 20 a 140.

Nous remarquons que pour ’ensemble des instances, SEQ obtient les meilleurs
résultats et qu’il atteint toujours la borne supérieure. Nous remarquons aussi
que la performance de I'algorithme LCBC est, a peu prés 4% inférieure a SEQ,
et LCLS 10-12% inférieure a SEQ. Enfin, nous remarquons que la performance
de OBC, n’est pas aussi mauvaise en moyenne, mais nous pouvons (via
d’autres simulations) noter que la variabilité est plus importante que pour les
trois autres algorithmes.

En outre, nous constatons que la performance des algorithmes glouton est
un peu sensible a la distribution des capacités des clients, leur performance
est pire lorsque les clients sont assez hétérogenes. En revanche, la garantie
théorique de SEQ rend sa performance assez stable sous toutes ces conditions.
— Dans cette partie, nous avons calculé, la valeur minimale o* dont a besoin
chaque algorithme pour atteindre la borne B = min(}_; b;, >, w;) avec d; + o
connexions.
Dans la Figure 2.6, nous trouvons les résultats moyens de tous les algorithmes
en fonction de m.
D’apreés les figures, nous pouvons voir que l'algorithme SEQ permet une bonne
utilisation des degrés ajoutés. En plus, la borne supérieure est atteinte dans



2.7. Résultats expérimentaux

Debit normalise

Moyenne alpha*

- Seq ——
1.04 :
oS X
. LCLS -3 A
1F | | % % %
0.98 -
0.96 -
0.94 -
p
o o = = : = &1 t
><....‘.\
09 [ ..,‘_--% ......... x -
of I o |
e ¥
0.86 I I I I I
20 40 60 80 100 120 140

Nombre des serveurs

FIGURE 2.5: Débit Moyen Normalisé

Seq —
LCBC X
16 | OBC ¥ .
LCLS [ %
14 | . i
=
et % i
........ ¥
K
10| ‘ = = 1
s = O
8| _
6| _
4k -
2} 1 _
0 . . . . .
20 40 60 80 100 120 140

Nombre des serveurs

FIGURE 2.6: La moyenne des o™ pour 250 instances.

25



Chapitre 2. Taches indépendantes en multi-port degré borné

26

la majorité des cas en ajoutant une unité (+1) ou deux (+2).

Pour les autres algorithmes, nous remarquons qu’il y a une conservation du
méme classement que celui observé pour le débit total. Nous observons que
LCBC a besoin, a peu prés, de quatre connexions en plus pour atteindre
la borne, LCLS a besoin, a peu prés, de dix connexions, et OBC de douze
connexions. En fait, si nous examinons bien les résultats (voir [15] pour pus
de détails), nous remarquons bien que la majorité des valeurs de LCBC sont
entre deux et cinq. Par contre, ces valeurs peuvent étre, de 'ordre de 80 pour
des instances avec une grande distribution des capacités des clients. Ainsi ces
valeurs assez élevées augmentent la moyenne. Le méme comportement, peut
étre observé en examinant LCLS et OBC, c’est-a-dire des valeurs élevées de
o pour des instances assez hétérogeénes. Ceci explique la valeur moyenne as-
sez élevée. Ainsi, pour ce cas des instances hétérogénes, nous pouvons voir le
profit de la garantie prouvée dans la section 2.5 de 'algorithme SEQ. En plus,
dans ’ensemble des simulations, la valeur moyenne de « est de dix, donc une
valeur de a* plus élevée de cinq par exemple peut dégrader significativement
la performance des serveurs. Par conséquent, les algorithmes gloutons, n’ar-
rivent pas a bien utiliser la capacité totale de la plate-forme dans les cas trés
hétérogenes, par contre, une ou deux connexions en plus sont suffisantes en
utilisant SEQ.

2.8 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons traité le probléme d’ordonnancement des taches in-
dépendantes sur une plate-forme hétérogéne formée de serveurs et de clients. Nous
avons prouvé que si on borne le nombre de connexions qu’un serveur peut ouvrir
simultanément avec les clients, le probléme devient NP-Complet dans le sens fort.
Néanmoins, nous avons proposé un algorithme polynomial SEQ permettant d’at-
teindre le débit optimal en utilisant une trés petite augmentation de ressources. En
particulier, nous avons prouvé qu’une augmentation d’une unité (+1) du nombre
maximal de connexions possibles (d;) est suffisante pour calculer en temps polyno-
mial une solution ayant pour débit au moins I'optimal avec d; connexions. Enfin,
nous avons effectué un ensemble de simulations pour prouver la performance de
I'algorithme proposé (SEQ).

L’approche présentée dans ce chapitre consiste & déterminer une contrainte faible
qui rend le probléme d’ordonnancement des taches indépendantes NP-Complet et
procéder ensuite & une augmentation de ressources sur ce paramétre. Nous consi-
dérons cette approche trés prometteuse dans le contexte de 'ordonnancement en
régime permanent, puisqu’elle permet de considérer des modéles de communica-
tions plus réalistes sans s’appuyer sur des algorithmes d’approximation qui limitent
le débit espéré.

Une extension naturelle de ce travail consiste a considérer la version "en ligne"
de ce probléme ot 'ensemble des clients n’est pas connu & 'avance. Ce nouveau
probléme sera traité dans le chapitre suivant.



Chapitre 3
OSEQ : Probléme "en ligne"

Dans ce chapitre, nous allons présenter la version "en ligne" de SEQ (OSEQ)
dans laquelle ’ensemble de clients n’est pas connu a 'avance (les clients arrivent
et partent a tout moment). Nous commengons par une modélisation du probléme.
Puis nous décrivons I'algorithme OSEQ. Ensuite, nous prouvons qu’il n’existe pas
d’algorithme d’approximation totalement "en ligne" pour ce probléme. Par contre,
nous montrons qu’il est possible d’atteindre I'optimal avec un cott d’au plus quatre
changements par serveur a chaque fois qu'un nouveau nceud s’ajoute au systéme ou le
quitte. Enfin, nous présentons quelques résultats expérimentaux ol nous comparons
la performance et le cotit de OSEQ avec ceux d’autres heuristiques gloutonnes.

3.1 Modélisation du probléme et cofits de
maintenance

Résoudre la version "en ligne" de MDDB doit satisfaire deux objectifs. Le pre-
mier est de chercher & maximiser le débit (obtenir le débit optimal est possible en
utilisant I’augmentation des ressources du degré comme nous l’avons vu dans le cas
hors ligne). Le deuxiéme est d’effectuer un nombre minimal de changements dans
les connexions existantes a chaque serveur.

Afin de pouvoir comparer les solutions "en ligne" des différents algorithmes,
nous devons définir précisément le cotit des modifications apportées & 1’allocation
des clients aux serveurs.

Nous allons commencer, par présenter le modéle de la plate-forme sur lequel nous
allons travailler. Puis nous définirons et nous calculerons le cotit des changements
d’allocation des clients aux serveurs.

3.1.1 Modélisation du probléme

Ce probléme correspond & la version "en ligne" du probléme MDDB. Nous
gardons les mémes notations que dans la premiére partie, en particulier celles
concernant la description des clients C; et des serveurs S;. Nous introduisons la
notion de rondes. Une nouvelle ronde commence lorsqu’un client arrive ou quitte le
systéme. Il n’y a pas de durée associée a une ronde. Soit C! ’ensemble des clients
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présents a la ronde t. Le client C' rejoint (resp. quitte) le systéme a la ronde ¢
si C € C'\C'™! (resp. C' € C7'\C"). L’arrivée et le départ des clients ne peut se
produire qu’au début d’'une ronde et V¢, |[C\C'!| + [C*1\C!| < 1.

3.1.2 Coits de maintenance

Soit w!(t) la fraction de bande passante sortante du serveur S; affectée au client
C; ala ronde t. On dit que :
— Un client C; est connecté au serveur S; a la ronde ¢ si w] () > 0.
~ La connexion entre le serveur S; et le client C; change a laronde t si w? (t—1) #
w! (t). Soit N} = |{i, w! (t—1) # w! (t)}| le nombre des changements du serveur
S; a la ronde ¢.
Les changements peuvent correspondre & trois situations différentes :

wl(t —1) =0 et w!(t) > 0 : Une nouvelle connexion au serveur S;.
wl(t—1) >0 et w/(t) =0: Le client C; est déconnecté du serveur S;.

w!(t — 1) et w!(t) positifs et différents : Changement de la qualité de service
entre le client C; et le serveur S;.

Dans notre contexte, nous utilisons des mécanismes de controle de la bande
passante complexes pour assurer la bande passante prévue entre les clients et les
serveurs, donc tout changement dans I’allocation de la bande passante induit un
colit. Si un nouveau client se connecte & un serveur, une nouvelle connexion TCP doit
étre ouverte, ce qui induit également un cotit. Par ailleurs, toutes les modifications de
bande passante des connexions faites par des serveurs différents peuvent se dérouler
en paralléle. Par conséquent, nous introduisons la définition suivante nécessaire pour
mesurer et comparer les algorithmes qui résolvent le probléme MDDB "en ligne".

Définition 3.1 Soit A un algorithme résolvant la version "en ligne” de MDDB. On
dit que A produit au plus | changements de connexions par ronde si :

max max

T <
t S;eS

On dira alors que le cout de l’algorithme A est [.

3.1.3 Algorithme OSEQ

Nous pouvons voir, dans un premier temps, OSEQ comme un algorithme pseudo
en ligne, dans le sens ot il correspond au calcul de la nouvelle solution optimale au
début de chaque événement. Il est donc équivalent & ’application de l'algorithme
SEQ a l'instance en cours (en considérant les serveurs dans le méme ordre). Nous
commencons par présenter, ci-aprés, une vue globale de I’algorithme.

Dans la suite, nous allons considérer la liste des clients C = {C;} ordonnée selon
les capacités croissantes des clients. Nous allons noter C(I, k) = Zf:z w; la somme
des capacités des clients entre C; and C, (ou C; et Cy sont deux éléments de la liste).

Dans la section 2.5.2, nous avons décrit ’algorithme SEQ qui présente une étape

de OSEQ. Cette procédure d’allocation va étre la base de notre analyse. Une étape



3.2. Résultats d'inapproximation

Algorithm 2 Algorithm OSEQ

Soit § = § la liste des serveurs;
Soit C = sort(C") I'ensemble des clients disponibles et ordonnés a la ronde ¢ ;

forj=14a|S|:do
Calculer S;(C) I'ensemble des clients dans C & connecter avec S; en appliquant
I’algorithmeSEQ
Soit C = Cs,, la liste actualisée des clients

end for

RETOURNER 5(C), 52(C),...,Ss/(C), la liste des clients alloués pendant la

ronde t.

d’un serveur particulier de capacité b et degré d, sera noté par OSEQ(d, b). A partir
d’une liste des clients ordonnée, il calcule une allocation du serveur et une liste C’
actualisée des clients.

L’algorithme complet consiste simplement a des applications successives de
OSEQ(d;, bj) a tous les serveurs S;. En s’appuyant sur les propriétés de SEQ, on
obtient donc directement le résultat suivant.

Lemme 3.2 Le débit fourni par OSEQ a chaque ronde est au moins le débit optimal
quand la contrainte de degré est satisfaite (avec une augmentation de ressources d’au
plus 1 sur le degré des serveurs).

3.2 Reésultats d’inapproximation

Dans cette section, nous allons prouver qu’il n’existe pas d’algorithme d’approxi-
mation (avec un rapport constant) totalement "en ligne" polynomial pour MDDB.
Ce résultat reste vrai quelle que soit I'augmentation de ressources, contrairement,
au cas "hors ligne", ot le débit optimal peut étre atteint en permettant une augmen-
tation seulement d’une unité du degré de chaque serveur. La preuve va s’appuyer
sur un contre exemple.

Nous savons qu'un algorithme A, utilise un facteur d’augmentation de ressources
additif o > 1, lorsque le degré maximal utilis¢ par S; est d; + « alors que son degré
original est d;. Notons par OPT(I) le débit optimal pour une instance I et par
A, (1), le débit calculé par A, sur I.

Théoréme 3.3 Etant donnés le facteur d’augmentation de ressources o et une
constante k, il existe une instance I de la version en ligne de MDDB, telle que
pour tout algorithme A, de codt inférieur a 2,

A(I) < %OPT(I).

Preuve. La preuve consiste, tout simplement, a présenter un contre exemple sous
forme d’une instance I pour laquelle tout algorithme en ligne de cotiit inférieur a 2
ne va pas réussir a atteindre le facteur d’approximation requis.
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Instance :

— Un serveur S de bande passante b = (2k)*™! et degré d =1 .

— un ensemble de clients Cy,Cy,...,Chr1 de capacités respectives
1,2k, (2k)%, ..., (2k)*T1,

— les clients arrivent un par un et par capacité croissante. En particulier, a
I'étape j, avec 0 < j < a+1, le nouveau client C; de capacité (2k)’ est ajoute.

Puisque le degré du serveur est 1, seulement un client peut étre connecté au
serveur. De plus, comme les clients arrivent par capacité croissante, alors la solution
optimale consiste, a ’étape j, & connecter C; au serveur. Dans ce cas, le cott de
maintenance de la solution optimale, & chaque étape, est égal a 2 (a Iétape j, le
client C; se connecte et le client C;_; se déconnecte).

En particulier, tout algorithme "en ligne", qui peut s’autoriser un rapport d’ap-
proximation au plus k, doit connecter C; au serveur a I'étape j puisque la capacité
de C; est 2k fois la capacité de tous les clients précédents ( SN 2k) < (3k)(2k)7 ).
Par conséquent, un algorithme en ligne dont le facteur d’approximation est au plus
k doit connecter un nouveau client a chaque étape. Donc, si son cofit est inférieur
a 2, il ne peut pas déconnecter des clients. Par conséquent, le degré du serveur va
devenir arbitrairement grand, ce qui ne permet pas d’avoir une augmentation des
ressources bornée.

3.3 Résultats d’approximation

Dans la section précédente, nous avons prouvé qu’il n’existe pas d’algorithme to-
talement en ligne et polynomial, dont le cotit est inférieur a 2, qui peut approximer
MDDB. Par contre, dans cette section, nous allons montrer qu’il existe un algo-
rithme polynomial dont le cotit est au plus 4, avec une augmentation d’une unité
(+1) de ressources et qui peut atteindre le débit optimal.

Nous savons, d’apres le lemme 3.2, que le débit atteint par OSEQ & chaque ronde
est au moins le débit optimal quand la contrainte de degré est satisfaite. Nous allons
montrer, dans la suite, que les solutions calculées par OSEQ entre deux événements,
c’est-a-dire quand un client rejoint ou quitte la plate-forme, différent par, au plus,
quatre changements au niveau dun serveur. Pour cela, nous allons observer les
différences entre les listes des clients restants au cours de 'exécution de OSEQ.

Définition 3.4 Soient C = (C;)1<i<n €t LD = (LD;)1<i<nt1 deuz listes ordonnées
de clients. On dit que LD est une version augmentée de C si elle est obtenue a
partir de C par l’insertion d’un nouveau client et la possibilité de l’augmentation de
la capacité du client immédiatement suivant. Plus formellement, C est augmentée
de LD sl existe un entier p < n, un nouveau client X et une valeur y = 0 tels que

LD = (Cy,... ,Cp_l,X,C,(f),CpH, .o, Cp), avec w(X) < w, et w(cl) = wy + Y.

Le lemme suivant montre qu'une liste de clients et sa version augmentée, allouées
au méme serveur, produisent presque la méme allocation. Soient une liste C' mise
a jour et une allocation A | le résultat de 'application de OSEQ(d, b) a la liste des
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clients C. De méme, soient LD’ et B le résultat de 'application de OSEQ(d, b) & une
autre liste LD.

Lemme 3.5 Si LD est une version augmentée de C, alors LD’ est une version aug-
mentée de C', et les allocations A et B difféerent par au plus 4 changements.

Preuve. Soient LD = (Cy,...,Cp1, X,Clgi),CpH, .. ,Cp), ou w(C,Ell) =w, +y et
w(X) = x.

Nous allons commencer par le calcul des sommes partielles LD (u, v) pour tout u <
v < n. Une étude de cas nous montre que :

(C(u—1,0—1) Sip<u-—1
Clu—l,v—1)+y Sip=u-—1
LD(u,v) =< Clu,v—1)+ax+y Siu<p<uv.
Clu,v—1)+=x Sip=w
[ C(u,v) Sip>w

En particulier, vu que, par hypothése, x < w, et z +y < w41, alors nous
aurons dans tous les cas, LD(u,v) < C(u,v). En plus, vu que > w,_;, nous aurons
LD(u,v) = Clu—1,v—1).

Soit OSEQ(d,b) une application de OSEQ a C. Soit [[,] + d] un intervalle
tel que C(l,l +d—1) < bet C(I + 1,14+ d) > b et tel que l'allocation A est
(Cry .., Craa 1,Cl(i)d) et la liste mise & jour C’ est (Cy,...,C_ 1,Cl(i)d, ...,Cy), ol Cl(i)d

et C( q Présentent les deux parties du client fractionné Cpq.

1. Si le changement de C & LD est hors intervalle, alors ce changement n’affecte
pas notre algorithme. Et donc A et B sont les mémes

2. Sinon, l'allocation résultante B dépend de la valeur de LD(I + 1,1 + d). Or,
les bornes précédentes de LD(u,v) impliquent que LD(l,l +d — 1) < b, et
LD(l+2,l+d+1) > b. Donc, ni [, +d] ni [l + 1,/ + d + 1] ne sont des
intervalles adéquats pour ’application de OSEQ a LD. '

— Si LD(l+ 1,1+ d) > b, alors 'allocation B sera (C, .. ., X,C},Z), .. CHd -
Cette liste différe de A exactement par quatre changements. I1 s’ag1t de deux
modlﬁcatlons un ajout et une suppression : 'ajout de X, la suppression de

Cz( > et les modifications de C, et ;1 4-1. D’autre part, ED’ est une version

augmentée de C'. En effet, ED’ est formée de Cy,...,Ci_1, Cl(id 1, Citd, -, Cy
et la capacité du client Cz ra_1, inséré entre C;_; et Cz q» est augmen-
tée & wpiq. En effet, selon le principe du processus de fragmentation,
(Cl+d ) =LD(,l+d)—bet w(Cl(+d) = C(l,l + d) — b, ce qui implique
(Cz+d 1) < w(cl(-li)—)d)'
Dans le cas ot p = [+d, X est le client fractionné et seulement deux change-
ments sont produits (un ajout et une suppression). Il s’agit de I’ajout d’une
partie de X et de la suppression de Cl(i)d. La liste LD’ est, donc, une version
augmentée de C’, avec I'insertion de la fraction de X' et 'augmentation de
la capacité du client Cl(j?d A wig+y.

31



Chapitre 3. OSEQ : Probléme "en ligne"

32

— Dans le cas ou LD(I + 1,1 + d) < b, I'intervalle convenable est [l + 1,1 +
d + 1] et Dallocation résultante B sera (Cpyy, ..., x,c . ,C}jg). Cette
nouvelle allocation différe de A par quatre changements aussi (un ajout, une

suppression et deux modifications). Il s’agit de 'ajout de X, la suppression
de C;, et la modification de deux clients C, et Cl(j_zj. La liste, mise a jour

des clients, LD', devient (Cy,...,C, Cl(i)l, ...,Cp), ce qui correspond & une

(b)
I+d>

et sa capacité est augmentée a w(Cl(_l;g). Le fait que w; < w(Cl(f’r)d) vient de la
propriété de localité de OSEQ (voir section 3.1.3.).

Dans le cas ou p = [, X ne sera pas inclus dans B. Donc, dans ce cas, nous
n’avons que deux changement : la modification de la capacité de C, et le fait
que le client Cpyq4 est fractionné dune autre fagon. LD’ dans ce cas aussi,
est une version augmentée de C’, avec I'insertion de X et 'augmentation de
la capacité de Cl(i)d.

version augmentée de C'. En effet, le client C; est inséré entre C;_; et C

Théoreme 3.6 Le codt de l'algorithme OSEQ est au plus /.

Preuve. Nous allons prouver que si deux listes données C et LD de OSEQ différent
seulement par I'ajout d'un nouveau client, alors les allocations résultantes a chaque
serveur different par au plus quatre changements.

Soit C? la liste courante des clients aprés I'application des j premiéres étapes
de OSEQ, qui commence & partir du C° = C, et de méme pour LD. Il est clair
que LD est une version augmentée de C et que selon le lemme 3.5, si £LD? est une
version augmentée de C7, alors LD’ est une version augmentée de C/!. Puis par
induction, le lemme 3.5 s’applique le long de l'exécution de OSEQ, et toutes les
allocations fournies différent par au plus quatre changements.

Pour le cas de départ d’un client, nous pouvons simplement inverser les roles
dans les étapes précédentes.

3.4 Résultats expérimentaux

3.4.1 Heuristiques de comparaison

Dans la suite, nous allons présenter les algorithmes (heuristiques) que nous allons
comparer avec SEQ (OBC, OLS).

OBC (Online Best Connection) : les serveurs sont ordonnés selon leur capacité
par connexion restante, qui est définie comme le rapport entre la capacité restante
b et le degré restant d;. Quand un nouveau client arrive, il se connecte au serveur
dont la capacité par connexion est la plus proche de celle du client. S’il n’a pas de
serveur disponible, OBC cherche un serveur ayant encore de la capacité disponible
méme s’il utilise tout son degré, et il échange le nouveau client avec le plus petit
client connecté a ce serveur. Le serveur choisi, en cas de l'existence de plusieurs
choix possibles, est celui qui réalise le plus de gain au niveau du débit global.
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FIGURE 3.1: Moyenne normalisée des taches calculées

Quand un client X quitte le systéme, OBC essaie d’utiliser la nouvelle bande
passante disponible pour réduire le degré entrant des autres clients. Nous supposons
que X s’est connecté au serveur S, et que le client ) est connecté a la fois a S et
S’. Lorsque X quitte le systéme, le serveur S pourrait ré-allouer la bande passante
correspondante au client ). Cette opération peut étre intéressante si elle permet de
déconnecter ) de &', puisqu’elle baisserait le degré sortant du &’. OBC choisit, tant
que possible, de nombreuses connexions incidentes de ce genre. S’il existe des clients
non connectés, OBC réagit comme s’ils venaient d’arriver et essaie de les connecter
avec la procédure décrite avant.

OLS (Online Largest Server OLS) : cette heuristique est trés similaire a la pré-
cédente. La seule différence est ’ordre dans lequel les serveurs sont triés. Dans OLS,
quand un nouveau client arrive, il se connecte au serveur ayant la plus grande bande
passante disponible. Le reste de ’heuristique est identique.

3.4.2 Simulations

L’étude expérimentale s’appuie sur un ensemble de simulations pour des ins-
tances différentes ot nous varions le nombre m des serveurs. Pour chaque valeur de
m, 250 instances sont générées. Sur les figures, nous trouvons les valeurs moyennes,
la médiane, le premier et le dernier décile de ces 250 instances. Pour chaque algo-
rithme, le trait connecte les valeurs moyennes. La barre d’erreur supérieure montre
le dernier décile, ce que signifie que dans 10% d’instances, la valeur est plus éle-
vée. La barre d’erreur inférieure montre le premier décile, la valeur était inférieure
dans 10% des instances. La seule valeur entre les deux est la médiane (la moitié des
instances a des valeurs inférieures).
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3.5. Conclusion

Dans la figure 3.1, nous décrivons le nombre total des taches calculées, tout au
long de I'exécution, qui représente simplement l'intégrale en temps du flux instan-
tané. Pour des raisons de simplicité, nous allons supposer que le changement d’une
solution a une autre ne nécessite pas de temps. La valeur obtenue est normalisée
selon la borne supérieure min() b >, w;) . Nous pouvons remarquer (alors que
la borne supérieure n’est pas toujours accessible a cause de la contrainte de degré)
que OSEQ réussit dans 90% des cas a latteindre. D’autre part, la performance de
OBC se dégrade en moyenne lorsque la taille de l'instance augmente, et est en plus
trés variable (elle peut étre a seulement 30% de la borne supérieure, méme pour
des petites instances). Pour OLS, la situation est encore pire, avec une performance
inférieure en moyenne et a peu prés la méme variabilité.

Dans la figure 3.2, nous observons le cotit des algorithmes. Nous pouvons voir que
le cotit de OSEQ est toujours de 4, celui de OBC est autour de 10 et en moyenne 15.
Par contre, il reste aussi trés variable et peut atteindre 25 dans 10% des instances. Le
comportement de OLS est pire ici aussi, avec un cott de 25 en moyenne, et plus de
40 dans 10% de ces instances, pour toutes les tailles. Or nous avons le degré moyen
sortant des serveurs est a peu prés 50 (les instances avec m serveurs contiennent
50m clients), ce qui signifie qu'il est trés probable, en utilisant OLS ou OBC et a
un point de I'exécution, que le serveur change plus de la moitié des clients auxquels
il est connecté.

Dans la figure 3.3, nous trouvons la somme des cotits de tous les événements
(300 événements). Le coiit moyen d’un événement de OSEQ est a peu prés 2.3 (il
est au dessus de 3 dans 10% des instances). Pour OBC et OLS, il est autour de 1.6
(variant de 1.3 et 2). Ceci montre que les événements qui demandent beaucoup de
changements en OBC et OLS sont relativement rares, et sont entrelacés aux beau-
coup d’événements qui générent trés peu de changements. Par contre, nous sommes
persuadés que le cotit pour maintenir les garanties est justifié par une performance
plus élevée, et pas la stabilité de OSEQ.

3.5 Conclusion

Ce chapitre illustre la nécessité de concevoir des algorithmes "en ligne", c’est-
a-dire susceptibles de s’adapter a des changements dans I’ensemble des ressources
participants ainsi que dans leurs performances. Il est également a noter que dans
le cas de OSEQ, le surcoiit lié au maintien de la solution optimale est tout a fait
raisonnable puisqu’aucun algorithme ne peut assurer un facteur d’approximation
constant & un cott plus de deux fois inférieur. Toutefois, pour assurer un faible corit
de maintenance de OSEQ, il est nécessaire de choisir avec précaution la solution
optimale de SEQ parmi toutes celles qui sont acceptables puisque d’aprés notre
étude, parmi tous les intervalles de clients valides pour étre alloués & un serveur,
seuls le plus & droite permet d’avoir un cotit de maintenance faible.
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Deuxiéme partie

Stockage et redistribution des
données
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Chapitre 4

Techniques de redistribution des
données

4.1 Introduction

Au cours de ces derniéres décennies, le volume des contenus numériques a été
en constante expansion, & un rythme important (photographie numeérique, vidéo
etc.), d’ou le besoin important de la gestion de ces données numérisées. D’autre
part, les réseaux informatiques ont connu eux aussi une grande expansion, ce qui a
permis aux utilisateurs d’accéder a leurs données depuis différentes machines (cloud
computing). Cette tendance est a la source de nombreux défis technologiques, en
particulier le stockage et la gestion des données, généralement répartis sur plusieurs
unités.

Ceci constitue, aussi, 'un des enjeux majeurs de Yahoo!, qui développe une
plate-forme distribuée appelée Vespa pour I'acquisition, la recherche, le traitement
et le placement de données et un systéme de fichiers distribué pour assurer ces
fonctionnalités.

Récemment, de nombreux efforts ont été consacrés aux algorithmes de placement
de données pour les systémes de stockage distribués, afin d’assurer une localisation
efficace des données a stocker tenant compte de I’évolution du systéme et de I'hété-
rogénéité des composants |64, 53, 103, 101, 87].

Par ailleurs, lorsque le systéme change de configuration, les données doivent étre
migrées ou répliquées [53, 94, 44, 101] entre les noeuds de stockage afin de maintenir
le niveau de redondance et la cohérence du systéme ou encore, pour augmenter ses
performances.

Bien que plusieurs systémes de stockage distribués traitent le probléme de recon-
figuration [100, 44, 53, 94, 101, 83], il y a encore un manque de preuves théoriques
sur la complexité des problémes d’ordonnancement liés a la reconfiguration du sys-
téme, qui cherchent & déterminer a partir de quels nceuds les données doivent étre
récupérées. En effet, au cours d’une 