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Resumo: Neste trabalho apresenta-se um método heurístico, baseado em 3-FASES e VND, para resolver o Problema de Sequenciamento em Processadores Paralelos. Uma solução inicial é gerada usando o algoritmo de 3-FASES , obtendo-se a solução final aplicando VND na solução resultante do algoritmo de 3-FASES. Resultados computacionais são apresentados para um conjunto de problemas-teste. O método proposto é de fácil entendimento e implementação, requer a manipulação de poucos parâmetros, produz soluções de boa qualidade rapidamente e é capaz de melhorar essas soluções quando lhe é dado um tempo de processamento mais elevado.
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1 – Introdução

 
O problema é alocar n tarefas a m processadores idênticos, quando cada tarefa requer apenas uma operação que pode ser realizada em qualquer um dos processadores. A parte da Teoria de Sequenciamento em Máquinas (machine scheduling) que trata deste assunto é conhecida como Sequenciamento em Processadores Paralelos (multiprocessor scheduling).


Dentre os algoritmos heurísticos construtivos, pode-se dizer que o primeiro foi publicado por GRAHAM (1966) e foi denominado LIST SCHEDULING. As tarefas são organizadas em uma lista, sem qualquer ordenação prévia, sendo então alocadas, uma a uma, ao processador menos carregado. Este algoritmo tem um valor de desempenho de pior caso igual a 2-1/m. Nota-se que LIST SCHEDULING garante uma solução com tempo máximo de finalização menor do que duas vezes o ótimo. Uma vez que sempre existe uma dada ordenação das tarefas que produz a solução ótima dentro de um esquema de LIST SCHEDULING, é natural que se considere alguns refinamentos neste algoritmo.


Em 1969, o mesmo GRAHAM, sugeriu uma ordenação das tarefas em ordem decrescente de tempos de processamento e então aplicava o LIST SCHEDULING. Este esquema recebeu a denominação de LPT (Longest Processing Time first) e melhorou o valor de desempenho de pior caso para 4/3 - 1/3m. LPT tem uma complexidade de tempo igual a O(nlogn), dominada pela ordenação inicial das tarefas. Testes numéricos mostram que LPT tem um bom desempenho, especialmente quando a dimensão de n aumenta (FINN e HOROWITZ - 1979, FRANÇA e MÜLLER - 1992 e FRANÇA et al. - 1993a).


Outra heurística construtiva clássica é a apresentada por COFFMAN, GAREY e JOHNSON (1978)  chamada MULTIFIT. Está baseada em um princípio diferente dos procedimentos de LIST SCHEDULING; ele resolve uma série de Problemas de Empacotamento (Bin Packing Problems) que têm estreita relação com o P| |Cmax.


Este limitante de pior caso ainda foi melhorado através de refinamentos no procedimento de busca dicotômica incluso em MULTIFIT. Em 1984, FRIESEN chegou ao valor de 1,2 + 2-k, posteriormente melhorado ainda mais por FRIESEN e LANGSTON (1986), chegando ao valor de 72/61+ 2-k.


Em 1988, LEE e MASEY apresentaram uma heurística construtiva combinando as características de rapidez do algoritmo LPT e o bom desempenho de pior caso de MULTIFIT, resultando em um algoritmo de tempo computacional O(nlogn + knlogm), que é o mesmo de MULTIFIT. O algoritmo desenvolvido mostrou um bom desempenho, superando LPT e MULTIFIT, porém notou-se nos resultados uma semelhança muito grande no desempenho das heurísticas LPT e MULTIFIT no que diz respeito à qualidade da solução.


KARMARKAR e KARP (1988) desenvolveram um algoritmo baseado numa operação denominada set differencing que, como a maioria das heurísticas construtivas, tem seu melhor desempenho para valores grandes de n. Este algoritmo fica melhor ilustrado no caso em que m = 2. A operação de set differencing consiste em selecionar um par de tarefas com tempos computacionais pi e pj , do conjunto de tarefas J = (J1 ,  J2 , ... , Jn )  e restringir a solução a alocações onde Ji e Jj apareçam em processadores diferentes. O novo e menor problema é equivalente a particionar J' = J - {Ji , Jj } ( {|pi - pj |}, até que a cardinalidade do conjunto gerado para a nova partição seja igual a 1.


Dentre as heurísticas de melhoramento que procuram através de trocas e realocações de tarefas, melhorar uma solução inicial factível obtida de uma maneira qualquer, pode-se citar o algoritmo denominado 0/1-INTERCHANGE apresentado por FINN e HOROWITZ em 1979. O algoritmo 0/1-INTERCHANGE inicia alocando n tarefas aos m processadores em uma ordem aleatória. Então faz uma ordenação dos processadores de modo que C1 ( C2 ( ... ( Cm . Seja d = C1 - Cm  a diferença entre os tempos de finalização do processador mais carregado e do menos carregado. Se existir uma tarefa no processador M1 , cujo tempo de processamento pj  é menor que d , então esta tarefa é retirada de M1 e realocada em Mm. O algoritmo continua com uma nova ordenação dos processadores de acordo com suas novas cargas, recalcula d e busca por uma tarefa no novo processador M1  cujo tempo de processamento seja menor que d e realiza a troca. O algoritmo continua até que nenhuma tarefa em M1  satisfaça a condição pj < d. Este algoritmo roda em um tempo computacional de O(nlogm) e o valor de seu limitante de desempenho de pior caso é 2. Porém, os autores afirmam que este limitante cai para um valor menor que o encontrado por COFFMAN, GAREY e JOHNSON (1978) para o algoritmo MULTIFIT, se o número de tarefas alocadas ao processador mais carregado for superior a 6, para um valor qualquer de m.


Em 1982, LANGSTON trabalhou em refinamentos no procedimento de alocação inicial do algoritmo 0/1-INTERCHANGE, procurando evitar alocações iniciais pobres, ocasionadas pela distribuição inadequada de tarefas com tempos de processamento grandes, uma vez que a heurística de trocas não consegue movê-las para outros processadores. O algoritmo por ele desenvolvido ficou conhecido como IMPROVED 0/1-INTERCHANGE. Assim que a fase inicial foi incluída, onde as m maiores tarefas são alocadas uma para cada processador, selecionam-se outras m maiores tarefas ainda não alocadas. Elas são classificadas em ordem decrescente de tempos de processamento. Então, o algoritmo de LIST SCHEDULING é aplicado a estas m tarefas, ou seja, elas são alocadas, sucessivamente, ao processador menos carregado. A inclusão desta fase intermediária não muda o limitante de tempo computacional, que continua sendo igual a O(nlogm), porém o limitante de desempenho de pior caso do algoritmo IMPROVED 0/1-INTERCHANGE cai para 4/3 - 1/3 m.


No que tange a resolução exata do P | | Cmax, pouco tem sido feito. Para pequenos valores de m e UB (um limitante superior sobre C*max, onde C*max representa o valor da solução ótima do P | | Cmax), o problema pode ser resolvido com exatidão em um tempo computacional de O(nUBm) através de programação dinâmica, como descrito em BLAZEWICZ (1987). Este procedimento de programação dinâmica se mostrou bastante ineficiente não podendo ser usado para problemas de grande dimensão, uma vez que seu tempo de execução é exponencial em m (DELL'AMICO e MARTELLO - 1990). Um algoritmo exato para uma generalização do P | | Cmax, no qual as tarefas têm restrições de tempo para o início e término de sua execução, foi proposto por BRATLEY, FLORIAN e ROBILLARD (1975).


Outro algoritmo para solução exata do P | | Cmax pode ser definido à partir de algoritmos exatos que resolvem o Problema de Empacotamento (PE). Tendo um limite inferior LB e um limite superior UB sobre C*max, pode-se resolver o P | | Cmax determinando, através de uma busca dicotômica, o menor valor de CAP - capacidade de cada caixa (LB ( CAP ( UB), tal que o PE tenha uma solução usando não mais que m caixas. O PE é NP-difícil num sentido forte, porém MARTELLO e TOTH (1990)  apresentaram um algoritmo de branch & bound eficiente para sua solução. O código FORTRAN (denominado de MTP) mostrou que, em muitos casos, encontra-se a solução ótima para o PE. DELL´AMICO e MARTELLO (1990) mostraram que o procedimento MTP resolve vários exemplos para os quais programação dinâmica é inadequada. Porém, neste mesmo artigo eles apresentaram um procedimento de branch & bound para a solução exata do P | | Cmax diretamente. Este novo algoritmo supera os algoritmos baseados em resoluções de PE.


Neste trabalho é usado dois algoritmos heurísticos para  o  P | | Cmax . O primeiro chamado de 3-FASES, pode ser classificado, à luz dos métodos relatados nesta revisão bibliográfica do P | | Cmax , como sendo uma heurística de melhoramento. Numa primeira fase, as tarefas são designadas aos processadores para a obtenção de uma solução inicial. Posteriormente, nas duas fases seguintes, as soluções são melhoradas através de procedimentos de trocas entre tarefas de diferentes processadores. É provado que o algoritmo termina em um número finito de passos e um limitante de desempenho de pior caso é derivado.

            Posteriormente, a solução é refinada usando o VND. 

2 - Definição Formal do Problema

 
O problema P | | Cmax consiste em alocar n tarefas independentes, J1 , ... , Jn a m processadores paralelos idênticos M1 , ... , Mm , de uma forma não-preemptiva.  Supondo  n ( m ( 2 e que cada tarefa Jj tem um tempo de execução inteiro e positivo pj , então o objetivo do problema é minimizar o tempo de finalização máximo das tarefas (makespan) definido como: 
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 , onde Ci é o tempo de execução de todas as tarefas alocadas ao processador Mi .


Uma possível formulação matemática do P| |Cmax é:
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O P| |Cmax é um dos problemas mais estudados da teoria de sequenciamento. GAREY e JOHNSON (1979) provaram que este problema é NP-difícil num sentido forte quando o número de  processadores é arbitrário. O problema pode ser resolvido em um tempo pseudo-polinomial quando o número de processadores é fixo, sendo assim NP-difícil somente no sentido ordinário. Apesar disso é conhecido um grande número de algoritmos heurísticos para o P| |Cmax.

3 -  Estratégias de Solução

3.1 -  3- Fases

     
O algoritmo 3-FASES pode ser resumido do seguinte modo. Na FASE 1, as tarefas são classificadas de acordo com os tempos de processamento e alocadas aos processadores de maneira a obter um carregamento razoavelmente balanceado entre eles. Na FASE 2, a divisão de carga é melhorada, movendo-se, sucessivamente, uma tarefa do processador mais carregado para o menos carregado usando o valor de um limitante pré-calculado como alvo. Por fim, na FASE 3, tenta-se um balanço de cargas ainda melhor, através da troca simultânea de duas tarefas pertencentes a processadores diferentes. O detalhamento do algorítmo 3-FASES será feito a seguir.

FASE 1 - Alocação Inicial


Esta fase pode ser vista como um procedimento construtivo, com a característica de não necessitar uma pré-ordenação das tarefas, geralmente requerida na maioria dos algoritmos construtivos conhecidos. A única exigência é que se conheça um limitante inferior ([image: image6.wmf]p

) e superior ([image: image7.wmf]p

) dos tempos de processamento das tarefas a serem alocadas. Por exemplo, eles podem ser obtidos como 
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De posse destes dois limitantes, a idéia básica subjacente ao algoritmo heurístico é dividir o intervalo [[image: image9.wmf]p

,[image: image10.wmf]p

] em r intervalos aproximadamente iguais e associar cada tarefa ao intervalo que corresponde ao seu tempo de processamento.


Chamando estes r intervalos de I1 ,..., Ir , onde r é um parâmetro de entrada do algoritmo, chama-se uma tarefa Jj de l-tarefa se [image: image11.wmf]p
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 . A alocação inicial proposta funciona do seguinte modo: primeiro inicializa-se s1 = ... = sr = 0, o índice do processador no qual a última l-tarefa foi alocada (l = 1,...,r). Então, para cada uma das n tarefas Jj : se Jj  é uma l-tarefa aloque-a ao processador sl (mod m) + 1 e faça sl = sl (mod m) + 1, onde sl (mod m) = 0 quando sl é múltiplo de m e igual ao resto da divisão (sl / m), caso contrário. O que se objetiva é alocar um mesmo número de tarefas a cada intervalo de cada processador e, com isso, assegurar uma alocação equilibrada entre os processadores.

FASE 2 - Fase de Balanceamento


Esta fase pode ser vista como um procedimento de melhoramento, pois, a partir da solução encontrada pela FASE 1, ela procura diminuir o tempo de finalização, trocando tarefas do processador mais carregado para o menos carregado, até que não existam mais trocas que atinjam este objetivo.


A escolha das tarefas a serem trocadas é orientada pelo tempo médio de finalização, definido como [image: image12.wmf]C
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 , que independe de como as tarefas foram alocadas aos processadores. O valor de [image: image13.wmf]C

, também conhecido como limitante de McNaughton (McNAUGHTON - 1959), é um limitante inferior para a solução ótima do problema. Ele corresponde à solução ótima quando a hipótese de tarefas não-preemptivas é relaxada. Este valor de [image: image14.wmf]C

 servirá como um alvo para decidir em qual intervalo será feita a busca da tarefa a ser trocada e qual será esta tarefa. Deve-se notar que o uso do alvo não restringe a busca , pois quando não existem tarefas que satisfazem o alvo, a FASE 2 permite uma ampliação no espaço de busca, liberando trocas que ultrapassem o alvo, desde que a solução melhore.


A figura abaixo ilustra o funcionamento da FASE 2 do algoritmo.
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Figura 2.1 - Representação Gráfica dos Principais Elementos da FASE 2 do Algoritmo.


O objetivo da FASE 2 é, através de trocas simples de tarefas, procurar levar o tempo de finalização dos processadores a um valor o mais próximo possível de [image: image16.wmf]C

 (valor ótimo preemptivo). Identificados M1 e Mm  e calculados [image: image17.wmf]D
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 , passa-se a procurar uma tarefa em M1 que, ao ser movida para Mm , leve o valor de C1 e Cm para valores próximos de [image: image21.wmf]C

 . É evidente que a melhor delas será aquela com tempo de processamento mais  próximo a (. Primeiramente encontra-se o intervalo Il ao qual ( pertence e busca-se nele uma tarefa com tempo de processamento menor que (. Se esta tarefa não for encontrada, permite-se ainda que tarefas com tempos de processamento menores que (´ sejam selecionadas.


No caso de não existirem tarefas em Il que possam ser trocadas, tenta-se encontrar uma nos intervalos l-1 a 1, pois sabe-se que todas as tarefas pertencentes a estes intervalos satisfazem a condição pj < (´ . Se, ainda assim, não for encontrada uma tarefa que possa ser trocada, tenta-se uma busca nos intervalos  l+1 a r por uma tarefa tal que pj < (´ (note que esta busca se estende até que se encontra o primeiro intervalo cujo limitante inicial seja maior que (´, pois, a partir deste ponto, a busca se torna sem sentido). Quando não existirem mais tarefas a serem trocadas, o algoritmo passa para a FASE 3.


É importante salientar que a estrutura de intervalos não é alterada, uma vez que quando identificada a tarefa a ser trocada, ela muda de processador, mas permanece em seu intervalo original. Esta estruturação das tarefas em intervalos de acordo com seus tempos de processamento facilita bastante a busca das tarefas que são as melhores candidatas à realocação.


Os passos desta fase são descritos a seguir:

Passo 1 - Identifique os processadores mais e menos carregados e chame-os de M1 e Mm, repectivamente.

Passo 2 - Calcule [image: image22.wmf]D
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 , faça l = 0 e vá para o PASSO 5. Caso contrário, [image: image27.wmf]D

 pertence a algum intervalo  Il , ou [image: image28.wmf]D
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Passo 3 - Se não existe em M1  uma tarefa Jj  com [image: image29.wmf]p
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 , vá para o PASSO 4. Caso contrário, realoque uma tarefa pertencente ao intervalo Il , de M1  para Mm e vá para o PASSO 1.

Passo 4 - Se não existe em M1  uma tarefa Jj  com 
[image: image30.wmf]1
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 , vá para o PASSO 5. Caso contrário, realoque uma tarefa pertencente ao intervalo [image: image31.wmf]I
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 , de M1  para Mm e vá para o PASSO 1.

Passo 5 - Se l = r, vá para a FASE 3. Caso contrário procure em M1  uma tarefa Jj  em [image: image32.wmf]I
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 (Note que esta busca deve parar no primeiro intervalo no qual todas as tarefas tenham tempos de processamento maiores ou iguais a [image: image34.wmf]¢
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). Se não encontrar esta tarefa, vá para a FASE 3. Caso contrário, realoque a tarefa Jj  de M1  para Mm e vá para o PASSO 1.

FASE 3 - Duplas Trocas


De modo a incorporar novas soluções ao espaço de busca, desenvolveu-se outra fase, que também pode ser vista como um algoritmo de melhoramento. Esta fase busca realizar duplas trocas, envolvendo uma tarefa do processador mais carregado e uma de outro processador. Esta fase é um pouco mais elaborada, pois além de envolver duas tarefas, procura a melhor troca dentre todas as possíveis, aproveitando a estrutura de armazenamento das tarefas em intervalos para reduzir as combinações à pesquisar.


Novamente M1 e Mm representam os processadores mais e menos carregados, repectivamente. Os processadores restantes são arbitrariamente nomeados. Nesta fase tenta-se a troca de uma tarefa de M1 (digamos, Jj ) com uma tarefa de outro processador Mh ([image: image35.wmf]¢
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), partindo de h = m, m-1, ..., 2, até que uma troca vantajosa seja identificada, isto é, uma troca tal que [image: image36.wmf]0
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A figura abaixo ajuda a compreensão da FASE 3.
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Figura 2.2 - Representação Gráfica dos Principais Elementos da FASE 3 do Algoritmo.


A idéia do uso de um alvo para direcionar a busca da melhor troca, como por exemplo o uso de [image: image38.wmf]C

 na FASE 2, é novamente utilizada aqui. Usa-se d/2 como valor alvo para a diferença dos tempos de processamento entre as duas tarefas a serem trocadas. Para se chegar a este valor, observe que após a troca, o valor de C1 diminuirá para [image: image39.wmf]C
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 e este valor é minimizado para ( = d/2.


Usando este alvo e a estrutura de intervalos, vê-se que, para achar a troca que mais se aproxima de ( , não é necessário enumerar todas as trocas possíveis, pois a busca fica restrita a pares de tarefas pertencentes a dois intervalos localizados a aproximadamente d/2 unidades de distância.


Ao contrário da FASE 2, onde se realiza o primeiro movimento que satisfaça as condições dadas, a FASE 3 busca pelo melhor movimento dentre os analisados. Para isto, primeiro se identifica o intervalo que está distante d/2 unidades do limitante superior do intervalo r (intervalo de ordem mais alta). A partir destes dois intervalos e, considerando também os outros pares de intervalos que estejam à esta mesma distância, busca-se a melhor troca possível, envolvendo as tarefas pj e p'j tal que 0 < pj - p'j < d , entre os processadores mais e menos carregados. Se não existir nenhum par de tarefas a ser trocado com o processador menos carregado, busca-se em outro processador, até que todos os processadores sejam analisados ou a melhor troca seja encontrada.


Os passos desta fase são apresentados a seguir.

Passo 1 - Faça h = m.
Passo 2 - Faça t = r;  ft =  C1  e  d = C1  - Ch .
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Caso contrário faça ft =  C1  .



Se s = 1, faça [image: image49.wmf]t
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 e vá para o PASSO 5.

Passo 4 - Faça s = s - 1; t = t - 1 e vá para o PASSO 3.

Passo 5 - Faça 
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 . Se f* < C1 , troque as duas tarefas Jj  e [image: image51.wmf]¢
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  que produziram f*  e vá para a FASE 2. Se f* = C1 , faça h = h - 1. Se h > 1 vá para o PASSO 2. Se h = 1, FIM.

O maior esforço de cálculo se concentra na FASE 3, pois a busca envolve pares de tarefas. Porém, a distribuição das tarefas em r intervalos proporciona uma redução considerável nos cáculos de ft no PASSO 3 e portanto, influi no desempenho total da FASE 3.

Escolha do Parâmetro r


O parâmetro r representa o número de intervalos nos quais são divididos os tempos de processamento das tarefas. Um pequeno valor de r tende a produzir uma boa solução na FASE 1 com poucos passos esperados nas FASES 2 e 3. Entretanto, a FASE 3 deve ser dispendiosa computacionalmente, pois existirão muitas duplas trocas para serem testadas. Por outro lado, para um valor grande de r resultam soluções iniciais não tão boas, mas as fases de melhoramento serão mais velozes, permitindo um refinamento maior da solução. Faz-se então necessário uma análise computacional para indicar a melhor escolha de compromisso para r.


Testes com r variando de 1 a 20 indicaram que os ¨melhores¨ valores de r estão relacionados com a razão (n/m). Chegou-se a uma tabela de valores recomendados para r (r*) (tabela 4.1) que, geralmente, produzem valores de soluções bom a tempos computacionais factíveis.

      n/m 
 r*

    (1,10) 
  2

  [10,50) 
  5

  [50,100)
10

[100,200)
15

[200,100) 
20

Tabela 4.1 - Valores Recomendados de r

3.2 -  VND (Variable Neighborhood Descent)

O Método de Descida em Vizinhança Variável (Variable Neighborhood Descent, VND) (Mladenovic and Hansen (1997, 1999)) é um método de busca local que consiste em explorar o espaço de soluções através de trocas sistemáticas de estruturas de vizinhança, aceitando somente soluções de melhora da solução corrente e retornando à primeira estrutura quando uma solução melhor é encontrada. O pseudocódigo desse algoritmo é apresentado abaixo. 

procedimento VND 
 1. Seja s0 uma solução inicial e r o número de estruturas diferentes de vizinhança; 

 2. s ( s0; {Solução corrente} 

 3. k ( 1; {Tipo de estrutura de vizinhança} 

 4.  enquanto  (k (( r)  faça 
 5.        Encontre o melhor vizinho s’ ( N  (k) (s); 

 6.         se  f(s’) < f(s) 

 7.                 então  s  (  s’; 

     k (  1; 

               8.                senão  k (  k + 1; 

               9.         fim-se ; 

               10.  fim-enquanto ; 

               11. Retorne s; 

fim VND; 
Observa-se que para o caso do problema P| |Cmax, apenas as estruturas de vizinhança N(1)(s) e N(2)(s) foram consideradas. 
4 - Aspectos de implementação

Agora os aspectos utilizados para resolução deste problema, utilizando-se a linguagem JAVA.

4.1 - Vizinhança:


A abordagem apresentada, considera dois tipos de vizinhança: 

1. Vizinho gerado por uma troca um OPT: vizinho gerado a partir da re-alocação de uma tarefa. 

2. Vizinho gerado por uma troca dois OPT: vizinho gerado a partir da troca de duas tarefas, entre processadores.

4.2 - Estruturas de dados utilizadas:

A única estrutura usada para representar os dados foi arranjos simples. A solução é um arranjo onde tarefa i é executada pelo processador contido na i-ésima posição deste arranjo.

5 – Conclusão

      Como todo problema np-difícil, o sequenciamento processadores apresenta um tempo exponecial. O algoritmo apresentado apesar de não garantir o ótimo, encontra boas soluções em tempo pseudopolinomial. A resolução desse problema implica também na resoluçao de vários outros, por exemplo o ploblema de empacotamento. E principalmente,  problemas que teoricamente o tempo de resolução é inviavel podem ser resolvidos usando heurísticas. Essas funções tentam dar inteligência aos algoritmos.    
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