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Resumo

A demanda cada vez maior por largura de banda tem levado a implantacdo de uma
Internet de nova geracao, com backbones com alta capacidade de transmissao baseados nas
tecnologia de multiplexagdo Wavelength Division Multiplexing (WDM). Para o eficiente
transporte do trafego da Internet, é necessdrio o uso de um paradigma de transmissao
flexivel e capaz de se adequar as flutuacoes do trafego da rede. Devido a imaturidade da
tecnologia de comutagao de pacotes épticos (do inglés Optical Packet Switching - OPS) e
das desvantagens da comutacao de circuitos épticos (do inglés Optical Circuit Switching
- OCS), a comutacao de rajadas dpticas (do inglés Optical Burst Switching - OBS) é uma
opcao atrativa, dada a sua flexibilidade, maturidade tecnolégica e eficiéncia. Nas redes
OBS, os pacotes IP sdo agrupados em unidades de transmissao maiores, denominadas
rajadas, cuja transmissao é precedida por um pacote de controle que sinaliza, entre outras
coisas, 0 momento em que os recursos devem ser reservados. O processo de reserva
de recursos é feito em uma via, o que indica que o transmissor nao necessita aguardar
confirmagao por parte do receptor antes de enviar as rajadas. Se nao houver recursos
disponiveis no momento da transmissao, a rajada é sumariamente descartada.

O fato do transmissor nao esperar confirmacao por parte do receptor para a trans-
missao das rajadas, implica na necessidade de um dimensionamento adequado da rede,
sob pena de alta probabilidade de bloqueio. Nesta tese, sao propostos diferentes mecanis-
mos de controle para redes OBS que podem ser usados conjuntamente, a fim de melhorar
o desempenho da rede.

Esta tese apresenta, inicialmente, um estudo sobre a ocorréncia de transformacoes
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nas propriedades estatisticas do trafego submetido a redes OBS, devido ao processo de
montagem de rajadas, que ocorre na borda das redes OBS. Verificou-se que a trans-
formacao do trafego estd relacionada a escala limitante do trafego multifractal. Além
disso, verificou-se que o trafego transformado em monofractal demanda menos recursos
da rede. Assim, foi proposto um método para identificacdo automatica da escala limi-
tante de fluxos multifractais, além de um conjunto de algoritmos de montagem capazes
de induzir as transformacoes nas propriedades estatisticas do trafego.

Foi proposto, também, na tese, um algoritmo adaptativo para escalonamento de canais
em redes OBS que aloca comprimentos de onda com menor chance de reutilizacao por
rajadas futuras. Analisou-se também, nesta tese, o problema de escalonamento em lote de
canais em redes OBS. Foram propostos dois algoritmos 6timos: um para o caso quando as
requisicoes que transitam pela rede nao possuem diferenciacao, e outro para quando a rede
exige tratamento diferenciado das requisicoes. Além disso, foi proposta uma estratégia
para a formagao dos lotes que pode ser considerada uma extensdo do protocolo Just
Enough Time - JET.

Os mecanismos propostos foram avaliados em comparagao com outros existentes na
literatura. Os resultados obtidos evidenciam ganhos e a adequabilidade para imple-

mentacao em redes OBS, a fim de melhorar o desempenho destas redes.
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Abstract

The growth of the number of Internet users has led to the increase of the bandwidth
demand which, consequently, led to the need of adoption of high capacity links in the In-
ternet backbone. Moreover, a flexible switching paradigm is necessary to provide efficient
transport of Internet traffic .

Due to the limitations of both optical packet switching (OPS) and optical circuit
switching (OCS), optical burst switching (OBS) emerged as an attractive switching choice.
In OBS networks, IP packets are aggregated into larger transmission units, called bursts.
The transmission of a burst follows the transmission of its associated control packet, which
carries among other information, the time that bandwidth should be reserved for that
burst. In OBS networks, the process of bandwidth reservation is done in one way, which
means that the burst is discarded if there is not enough bandwidth for the transmission
of the burst at a node when the burst arrives. Therefore, scheduling and burst assembling
mechanisms should be conceived to avoid burst loss as well as to support the quality of
service of applications running over an OBS network.

Initially, a study on traffic transformation at the edge of the network was conducted
for the derivation of efficient mechanisms. The study aimed at verifying the changes of
traffic descriptors due to the assembly of packets into bursts. It was found that the cutoff
time scale of multifractal traffic impacts the traffic transformation. Moreover, it was found
that these transformations can lead to smaller bandwidth demands. Based on findings,
an automatic method was proposed for the identification of the cutoff time scale of mul-

tifractal flows, and a set of burst assembly algorithms for inducing such transformations



were introduced.

Furthermore, an adaptive algorithm for channel scheduling that allocates wavelengths
with small chances of being reused by future requests was proposed. Two optimal algo-
rithms were introduced for the provisioning of differentiated services. In addition, a batch
assembly strategy, which can be considered an extension of JET protocol, was created.

The proposed mechanisms were evaluated in comparison with other mechanisms in the
literature via simulation. Results evince that the mechanisms introduced in this thesis

are effective for the improvement of OBS networks performance.
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Capitulo 1

Introducao

A demanda por largura de banda na Internet tem crescido de forma substancial nos
ultimos anos. Este crescimento tem sido, de certa forma, impulsionado por dois fatores:
o surgimento de novas aplicagoes como HDTV, transmissao de dudio digital e aplicagoes
de telefonia IP, e a necessidade crescente dos provedores de servico de oferecer servigos
cada vez mais rapidos e confidveis.

Este aumento da demanda por largura de banda tem sugerido a implantagao de uma
Internet puramente 6ptica, baseada em WDM ( Wavelength Division Multiplezing), capaz
de operar a elevadas taxas de transmissao. Entretanto, para que estas altas taxas de
transmissao no dominio 6ptico sejam efetivamente exploradas, é necessario minimizar as
conversoes de sinal entre os dominios éptico e elétrico, possibilitando transmissoes fim-a-
fim inteiramente no dominio 6ptico.

Outro fator decisivo sobre o desempenho dessa Internet de nova geragao é o paradigma
de comutacao empregado na transmissao dos dados. Tal paradigma deve ser flexivel o
suficiente a ponto de se adaptar de forma eficiente as flutuagoes do trafego Internet, bem
como oferecer infra-estrutura dotada de mecanismos que garantam de forma eficiente a
implantacao de novos servicos.

Em redes WDM, trés paradigmas de comutagao tém sido intensamente investigados:

comutagao de circuitos 6pticos (OCS - Optical Circuit Switching), comutagao de pacotes



épticos (OPS - Optical Packet Switching) e comutagao de rajadas 6pticas (OBS - Optical
Burst Switching).

Na comutacgao de circuitos 6pticos, um canal dedicado, denominado circuito, é esta-
belecido da fonte de dados ao destino através da alocagao de comprimentos de onda* da
origem ao destino. O processo de alocagao de recursos é feito em trés etapas distintas:
o estabelecimento do circuito, a transmissao dos dados e a liberacao do circuito. O es-
tabelecimento dos circuitos pode ser feito de forma “manual” através de um sistema de
gerenciamento ou por meio de um processo automatico em duas vias, ou seja, a fonte
de dados (ou comutador de ingresso) envia um pedido de reserva de recursos (estabeleci-
mento do circuito) e recebe de volta uma resposta sobre o pedido de reserva. Em caso de
resposta positiva, os dados podem ser transmitidos sem a necessidade de armazenamento
temporario, pelos nés de comutacao intermediarios ao longo do caminho.

Apesar da relativamente baixa complexidade envolvida na comutacao de circuitos
opticos, ela tem sido considerada ineficiente para suporte a trafego com alta variabilidade
devido a sua falta de flexibilidade para lidar com eventuais flutuacoes no trafego da rede e
mudangas no estado da mesma. Um exemplo é o overhead relacionado ao estabelecimento
e liberagao dos circuitos quando comparado & transmissao efetiva dos dados.

A comutacao de pacotes épticos é o equivalente dptico da comutacao eletronica de pa-
cotes. Na OPS, as informagdes de controle sdo transmitidas juntamente com os dados para
que as decisdes de comutagao possam ser tomadas. Apesar de considerado o paradigma
ideal de transmissao em redes WDM, as tecnologias para armazenamento temporario de
pacotes épticos sao demasiadamente imaturas para que sejam utilizadas em curto e médio
prazo.

Diante das razoes apresentadas, a comutacao de rajadas dpticas pode ser considerada
como a principal candidata a paradigma de comutacao de redes WDM, a ser usado em uma
Internet puramente éptica. Além disso, as redes OBS possuem algumas caracteristicas

que fazem com que o transporte de dados na Internet seja mais eficiente.

*Os termos comprimento de onda e canal serdo usados indistintamente durante o restante do texto.



Nas redes OBS, as unidades de transmissao, denominadas rajadas, possuem uma gra-
nularidade intermedidria entre o circuito e o pacote, pois uma rajada corresponde a um
conjunto de pacotes agrupados. O processo de reserva de recursos é feito em uma via,
ou seja, um pacote de controle é enviado da origem ao destino, informando sobre a in-
tengao do né origem em transmitir a rajada. O pacote de controle contém, entre outras
informacoes, o tamanho da rajada e o tempo esperado de sua chegada. Apds um tempo
de ajuste, a rajada é enviada sem que nenhuma confirmacgao seja recebida do destino.
Se no momento da transmissao das rajadas os recursos nao puderem ser reservados, a
rajada serd sumariamente descartada. Obviamente, este processo de reserva em uma via
diminui, substancialmente, o overhead relacionado com a reserva dos recursos das redes
OBS quando comparado as redes OCS.

Outra caracteristica importante das redes OBS ¢é que o pacote de controle e as rajadas
sao transmitidos em canais separados denominados, respectivamente, canais de controle e
canais de dados. Esta separagao habilita a rede OBS a usar as altas taxas de transmissao
disponibilizadas pela tecnologia WDM, eliminando, na transmissao dos dados, as con-
versoes entre os dominios éptico e elétrico. Além disso, quando comparada a comutagao
de circuitos, a comutacao de rajadas tem ganhos de multiplexacao estatistica; e quando
comparada a comutagao de pacotes, a comutagao OBS nao requer sincronizagao de FDLs
(F'iber Delay Lines). Ainda, a rede OBS suporta transparéncia de dados e possui custo
relativamente baixo.

Apesar das redes OBS oferecerem maior largura de banda e flexibilidade a implantacao
de uma Internet sobre redes épticas de nova geragao, ainda existem grandes desafios para
que se alcance uma consideravel melhoria nos servigos oferecidos pela rede. De um modo
geral, a alta probabilidade de bloqueio [38] em redes OBS deve-se ao processo de reserva
em uma via, pois nao ha garantias de entrega dos dados transmitidos. O sucesso das
reservas remetidas a rede depende da eficiéncia dos mecanismos de controle, em especial
dos algoritmos de escalonamento de canais utilizados.

Assim, para melhorar o desempenho da rede OBS e oferecer garantias de servigos



confidveis, é necessario dotar a rede com mecanismos mais eficientes, capazes de diminuir
a probabilidade de bloqueio da rede e torna-la mais adaptdvel ao suporte de trafego
Internet.

Nesta tese, sao propostos diferentes mecanismos de controle que podem ser usados
em conjunto para melhorar o desempenho da rede. O primeiro passo na construcao de
tais mecanismos foi investigar a relacao entre as redes OBS e o trafego transportado na
Internet de nova geracao, ou seja, o trafego IP.

Investigou-se primeiramente o impacto dos mecanismos da rede OBS nas proprie-
dades estatisticas do trafego IP. E sabido que o trafego IP pode apresentar diferentes
caracteristicas a depender da escala de tempo em que é observado [4]. Em grandes es-
calas de tempo, o trafego IP apresenta comportamento auto-similar monofractal, ja em
pequenas escalas de tempo o trafego apresenta comportamento multifractal. Trabalhos
anteriores [28,31,33] investigaram a interacao entre o trafego monofractal e os mecanismos
da rede OBS. Nesta tese investigou-se qual o impacto dos mecanismos de montagem de
rajada no trafego multifractal, ou seja, se a agregacao de pacotes nos nés de borda da
rede OBS pode causar mudancgas nas propriedades estatisticas do mesmo.

Apds anédlise exaustiva em diversos tragos de trafego coletados na Internet, constatou-
se que, de fato, o processo de montagem de rajadas provoca transformacoes nas estatisticas
do trafego multifractal. Além disso, verificou-se a existéncia de uma relagao entre os
parametros usados na montagem das rajadas e a escala de tempo limitante, que é a
escala a partir da qual o trafego pode ser modelado como monofractal. Verificou-se
também que o trafego modificado demanda menos recursos da rede do que o trafego sem
transformacgoes. Assim, foram apresentados e discutidos diversos algoritmos de montagem
de rajadas capazes de induzir as transformacoes no trafego da rede, garantindo uma
demanda menor de recursos da rede.

Além disso, para induzir as transformacdes no tréfego, é necessaria a determinacao da
escala de tempo limitante. Contudo, até entao, a deteccao de tal escala se dava através de

inspecao visual de diagramas log-log do processo original agregado em diferentes escalas



de tempo. Para permitir a deteccao da escala limitante e montagem das rajada de forma
automatica em nés de medicgao, foi proposto um método para deteccao nao visual da escala
de tempo limitante. Tal método é baseado na andlise do coeficiente de determinacgao de
uma regressao linear realizada sobre os pontos do plano log-log do processo incremento
agregado em fungao do intervalo de agregagao. O método foi exaustivamente testado,
mostrando-se eficaz na detecgao da escala de tempo limitante.

Introduz-se também, nesta tese, um algoritmo adaptativo para escalonamento de ca-
nais em redes OBS. Os algoritmos de escalonamento reativos, propostos na literatura,
usam um critério fixo na escolha do canal a ser utilizado. Entretanto, quando uma es-
tratégia fixa é utilizada, podem ocorrer perdas desnecessédrias de rajadas devido a falta
de canais para acomoda-las. Dessa forma, o algoritmo proposto, denominado Least Reu-
sable Channel (LRC), faz uso de uma nova abordagem na determinagdo dos canais. O
algoritmo usa uma estratégia adaptativa baseada no conceito de reutilizacao dos canais.
A reutilizacdo de um canal é determinada por uma funcao que leva em consideragao o
tamanho dos novos voids' que seriam gerados caso o canal fosse escolhido para acomodar
a rajada cuja requisi¢ao estd em processamento, além da probabilidade de cada um desses
novos voids serem utilizados por rajadas futuras. Para calcular essa probabilidade, foi
definida a probabilidade de inversao que é a probabilidade de que a ordem de chegada
de duas rajadas seja inversa a ordem de chegada de seus pacotes de controle. Para tal,
foram definidas expressoes baseadas no tipo de montador e caracteristicas estatisticas do
trafego sendo transportado. Resultados obtidos via simulagao, mostram que o algoritmo
LRC produz resultados melhores que dos outros algoritmos avaliados.

Além dos algoritmos gulosos (aqueles que processam uma requisigao por vez) de esca-
lonamento de canais, uma nova classe de algoritmos tém sido investigada na literatura,
que é a classe dos algoritmos de escalonamento em lote de canais. Os algoritmos de es-
calonamento em lote agrupam as requisicoes em lote e fazem o processamento de todas

as requisicoes agrupadas de uma s6 vez. Assim, é possivel tomar decisdes melhores para

tPerfodo em que os canais de dados nio possuem reservas.
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alocacao dos recursos as rajadas. De um modo geral, os algoritmos de escalonamento em
lote possuem melhor desempenho do que os algoritmos gulosos em termos de probabilidade
de bloqueio. Entretanto, os algoritmos propostos na literatura até entao baseavam-se em
heuristicas que nem sempre produziam os melhores resultados. Nesta tese, foi proposta
uma nova forma para modelar o problema de escalonamento em lote de canais de forma
que algoritmos 6timos pudessem ser usados com complexidade de tempo relativamente
baixa.

Foram propostos dois novos algoritmos 6timos para escalonamento em lote de canais.
O primeiro algoritmo, proposto inicialmente em [8] para resolver o problema de job sche-
duling, denominado aqui GreedyOPT, possui complexidade de tempo linear e seu uso
¢ indicado para o caso em que as requisicoes trafegando na rede nao possuem nenhum
tipo de diferenciagdo. O segundo algoritmo possui complexidade de tempo polinomial e
¢ indicado quando existe diferenciacao da prioridade da requisi¢coes que compoem o lote.
Seu emprego é 1til para o caso em que a rede deseja oferecer diferenciagao de servigos
aos fluxos de trafego. Além dos algoritmos propostos, foi proposta uma estratégia de
formacao de lote, que determina quais as requisicées devem compor o lote. A estratégia
de formacao de lote pode ser vista como uma extensdao do protocolo JET e permite a
coexisténcia dos algoritmos de escalonamento em lote e os algoritmos gulosos no mesmo

ambiente de rede.

1.1 O conteudo desta Tese

O foco desta tese é o desenvolvimento de algoritmos de montagem e escalonamento efici-
entes, que reduzam a probabilidade de bloqueio em rede OBS.

No Capitulo 2 apresenta-se a arquitetura basica da rede OBS. A Segao 2.1 apresenta,
em termos gerais, os conceitos de comutagao de rajadas. A Secao 2.2 discute os principais
paradigmas de comutagao de rajadas propostos na literatura. A Secao 2.3 enfatiza o

protocolo de reserva JET, principal protocolo de reservas empregado nas redes OBS.
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Discute-se suas caracteristicas e conceitos como reserva atrasada e o cédlculo do tempo
de ajuste. O processo de montagem de rajadas em redes OBS é discutido na Secao 2.4.
Apresenta-se o conceito de montagem de rajadas além de ser dada uma énfase maior aos
algoritmos de montagem basicos. Na Segao 2.5, apresenta-se o conceito de escalonamento
de canais.

No Capitulo 3 sao discutidos conceitos de modelagem de trafego. O capitulo limita-se
a apresentar e discutir somente os conceitos necessarios ao entendimento do restante da
tese. Nao se faz, propositadamente, uma analise aprofundada sobre modelagem de tréafego.
Leitores interessados em mais detalhes podem referir-se a [4,10,22,47,58,59,64,68]. Na
Secao 3.1 sao definidos os conceitos de processos monofractais e processos multifractais.
Na Secao 3.2 discutem-se as evidéncias da presenca da escala limitante, enfatizando-se
as diferencas de comportamento geradas por processos monofractais e processos multi-
fractais, quando a andlise do diagrama log-log do processo incremento agregado de tais
processos ¢ feita.

No Capitulo 4 sao descritas ferramentas e técnicas utilizadas na analise de multifrac-
talidade de tracos de trafego IP. Além disso, sao selecionados alguns tragos de dominio
publico com trafego real de fluxos IP e é feita uma andlise de multifractalidade destes
tragos.

No Capitulo 5 apresenta-se uma andlise da transformacao do trafego resultante da
atuacgao dos mecanismos de montagem de rajadas das redes OBS. Na Secao 5.1 introduz-se
o ambiente e os parametros usados no experimento. Na Se¢ao 5.2, discute-se os resultados
obtidos.

Um método para detecgao nao visual da escala de tempo limitante é introduzido no
Capitulo 6. Primeiramente, discute-se como os pontos do processo incremento agregado
em funcao do intervalo de agregacao sao dispostos no plano. Discute-se, em seguida, como
o coeficiente de determinacgao de uma regressao linear pode ser usado para determinar a
transicao da regiao em que os pontos sao dispostos de forma linear para outra regiao

de néo linearidade ou com outra inclinagdo. Avalia-se o algoritmo utilizando tracos de
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trafego real. Discute-se, também, a complexidade computacional do método.

O Capitulo 7 apresenta quatro algoritmos de montagem de rajadas capazes da produzir
transformagoes nas propriedades estatisticas do trafego. Alguns trabalhos relacionados
sao apresentados na Secao 7.1. Na Secao 7.2 discute-se como a montagem das rajadas
pode ser orientada a transformagao do trafego. Na Secao 7.3 sao apresentados e discutidos
os algoritmos de montagem. Na Secao 7.4 avalia-se o desempenho dos algoritmos.

No Capitulo 8, o algoritmo de escalonamento de canais LRC ¢ introduzido. Na
Secao 8.1 sao apresentados alguns algoritmos de escalonamento de canais ja propostos
na literatura. Na Secao 8.2 discute-se como o uso de informagdes acerca da distancia rela-
tiva entre um né intermediario e seu destino pode ser usada no escalonamento dos canais.
Sao introduzidos os conceitos de vida 1til de um intervalo void e de inversao entre pacotes
de controle e rajadas. Na Secao 8.2.2 calcula-se a probabilidade de inversao sob diversas
premissas acerca das propriedades estatisticas do trafego e o tipo de montador de rajadas
utilizado. O algoritmo LRC é apresentado na Seg¢ao 8.4 e sua complexidade computacional
analisada na Segao 8.5. Os exemplos numéricos sao apresentados na Secao 8.6.

No Capitulo 9, sao discutidos os algoritmos de escalonamento de canais em lote para re-
des OBS. Na Secao 9.1, sdo dados os conceitos de escalonamento em lote. Na Secao 9.2 sao
apresentados os conceitos de teoria dos grafos necessarios ao entendimento dos algoritmos
apresentados na Se¢ao 9.3. Na Secao 9.4, discute-se a obtencgao de solucoes 6timas para o
problema de escalonamento de canais, apresentando-se inicialmente uma formulagdo em
programacao linear, depois mostra-se como as requisicoes ja alocadas podem ser reconsi-
deradas na execucao do algoritmo, mudando, assim, a modelagem do problema. Depois
disso, sao apresentados os algoritmos 6timos para a solucao do problema e sua comple-
xidade computacional é discutida. Na Secao 9.5, introduz-se a estratégia de formagao de
lote denominada JET-A. Mostra-se finalmente a avaliagdo de desempenho dos algoritmo
discutidos na Secao 9.6.

Por fim, as conclusoes sao apresentadas no Capitulo 10.
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1.2 Contribuicoes da Tese

A presente tese avanga o conhecimento sobre redes OBS com as seguintes contribuigoes:

deteccao e andlise das transformacoes do trafego ocorridas devido ao processo de

montagem em redes OBS;
introducao de um método para identificacdo nao visual da escala de tempo limitante;

derivacao de algoritmos de montagem de rajadas capazes de induzir transformagoes

nas propriedades estatisticas do trafego da rede;

introducao de algoritmo adaptativo de escalonamento de canais;

definicao e cdlculo da probabilidade de inversao de rajadas;

nova modelagem do problema de escalonamento em lote de canais em redes OBS;

formulagao de algoritmo étimo para escalonamento em lote com tempo de execugao

linear para requisi¢goes com peso unitario;

derivagao de algoritmo étimo para escalonamento em lote com tempo de execugao

polinomial para requisi¢oes com peso nao unitario;

definicao de estratégia de formagao de lote para escolha das requisi¢bes que com-

porao o lote.

1.3 Publicacoes realizadas pelo autor

1.3.1 Publicagoes relacionadas a esta tese

As seguintes publicagoes tém como base os resultados apresentados nesta tese:

1.

FIGUEIREDO, G. B.; XAVIER, E. C.; FONSECA, N. L. S.. An optimal batch
scheduling algorithm for OBS networks. In: IEEE GLOBECOM, 2009, Hawai.
IEEE Global Communications Conference, 2009.
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FIGUEIREDO, G. B.; XAVIER, E. C.; FONSECA, N. L. S.. Um algoritmo 6timo
para escalonamento de canais em lote em redes OBS. In: Simpdsio Brasileiro de

Redes de Computadores, 2009, Recife. XXVII SBRC, 2009. p.45-58.

FIGUEIREDO, G. B.; FONSECA, N. L. S.; MELO, C. A. V.. Montagem de Ra-
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Capitulo 2

Redes de Comutacao de Rajadas
()pticas

Neste capitulo, apresenta-se a arquitetura béasica da rede de comutagao de rajadas opticas.
Os mecanismos presentes na arquitetura OBS sao apresentados em uma discussao geral

a respeito do seu funcionamento e interacdo com os outros mecanismos da rede.

2.1 Comutacao de rajadas opticas

A comutacao de rajadas 6pticas (Optical Burst Switching - OBS) [56] foi proposta como
um novo paradigma de comutacao para redes puramente Opticas. Ela é baseada no padrao
do ITU-T para comutacao de rajadas em redes ATM [55], no qual a unidade de trans-
missao, denominada rajada, possui granularidade intermedidaria entre o circuito utilizado
na comutacao de circuitos e o pacote utilizado na comutagao de pacotes.

Os pacotes IP sao agregados nos nés de ingresso da rede em unidades de transmissao
denominadas rajadas e transmitidos através da rede como ilustra a Figura 2.1.

Quando uma rajada alcanga um né de egresso de um dominio OBS, ela é desmontada

e seus pacotes sao repassados as camadas superiores como ilustra a Figura 2.2.

12
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Figura 2.1: Montagem das rajadas em redes OBS.

Cada rajada é precedida por um pacote de controle*. Este pacote de controle é res-
ponsavel por fazer indicagdo aos nds pertencentes ao caminho entre a origem dos dados
e o destino dos dados sobre a chegada de uma rajada. Cada né é, entao responséavel por
fazer a reserva dos recursos de acordo com a sua disponibilidade. Tal processo de reserva
de recursos pode variar dependendo da arquitetura OBS em questao, como serd discutido
na segao 2.2.

A transmissao do pacote de controle e das rajadas ocorre em canais separados, deno-
minados, respectivamente, canais de controle e de canais de dados. Dado que o pacote de
controle ¢ significativamente menor do que uma rajada, um canal de controle é conside-
rado suficiente para a transmissao dos pacotes de controle associados a véarios canais de
dados.

Cada pacote de controle sofre conversoes de sinal entre os dominio 6ptico e elétrico e
é processado eletronicamente em cada né OBS intermediario, como ilustra a Figura 2.3.
A rajada é, geralmente, enviada apds um periodo de ajuste para compensar o atraso de
processamento do pacote de controle e configuragao dos nés intermediarios. Se o tempo

de ajuste for suficientemente grande, a rajada é transmitida totalmente no dominio éptico

*Por vezes, o termo requisi¢ao serd empregado para referir-se a requisi¢ao de reserva de recursos trazida
pelo pacote de controle.
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Figura 2.2: Desmontagem das rajadas em redes OBS.
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Figura 2.3: Canais separados de dados e controle.
sem sofrer atraso, em nenhum né intermediario. Dessa forma, nenhum tipo de memoria
ou FDL é necessario.

Funcionalmente, os nés na rede OBS sao divididos entre nés de borda e nds de nicleo,

como ilustra a Figura 2.4. Os nds de borda sao responsaveis por:
1. realizar a montagem da rajada;

2. determinar qual a rajada que serd transmitida (em caso de haver mais de uma pronta

para transmissao);
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Figura 2.4: Divisao funcional da rede
3. criagdo do pacote de controle associado a rajada a ser transmitida;

4. determinar o tempo de ajuste entre o pacote de controle e a rajada correspondente;

5. encaminhar as rajadas ao ntcleo da rede.

Afim de realizar estas funcoes, os nés de borda possuem interfaces eletronicas para
acomodar os pacotes oriundos das redes de acesso, e interfaces épticas, para enviar as
rajadas através da rede OBS.

Os nés de nticleo, por sua vez, sao responsaveis pela reserva dos recursos que € realizada
através do processamento do pacote de controle e escalonamento dos canais de dados.

Além disso, os nés de ntcleo participam do roteamento e da comutacao da rajadas de

dados.

2.2 Os paradigmas de comutacao em rajadas

Vérias abordagens para redes OBS foram propostas na literatura [56]. Apesar de pos-

suirem diferentes caracteristicas, todas as abordagens tém alguns pontos comuns, que

Sa0:
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e o processo de montagem /desmontagem das rajadas ocorre nos comutadores de borda

da rede OBS;

e 0s sinais de controle e de dados sao transmitidos e manipulados em canais separados,
fazendo com que a conversdo O/E/O seja efetuada apenas num reduzido ntimero de

canais.

As principais variagbes de comutacdo em rajada sao: TAG (Tell and Go), IBT (In
Band Terminator) e RFD (Reserve a Fized Duration) [3]. Das trés, as duas primeiras ja
foram estudadas em redes eletronicas. A terceira foi proposta especificamente para redes
6pticas WDM.

No esquema TAG, a fonte de transmissao envia primeiramente, em um canal de con-
trole separado, um pacote de controle para reservar recursos ao longo do caminho. A
rajada é, entao, imediatamente transmitida usando um dos canais de dados disponiveis,
sem espera de nenhum tipo de confirmacao. Apds a transmissao da rajada, outro sinal de
controle é enviado liberando os recursos.

No esquema IBT, cada rajada tem um cabecgalho assim como um delimitador especial
(denominado terminador [30]) para indicar o final da rajada. Tal caracteristica faz com
que o esquema IBT seja bastante semelhante a comutacao de pacotes, em especial no
que diz respeito ao disparo da alocagao e liberacao de recursos. Contudo, o esquema
IBT, como uma variagao do paradigma OBS, utiliza o envio imediato (cut-through) ao
invés do armazenamento e encaminhamento (store-and-forward) adotado na comutagao
de pacotes. No esquema cut-through, os comutadores nao precisam esperar a recepgao
de todos os dados. Ao contrario, antes de receber o final da rajada, os comutadores
podem encaminhar os pacotes que ja chegaram. Com isso, a rajada sofre menos atraso e,
consequentemente, menos espaco de armazenamento temporario é necessario em cada no.

No esquema RFD, assim como no esquema TAG, um pacote de controle é enviado
antes da rajada por um canal separado para reservar os recursos. A rajada de dados é

enviada apds um periodo de ajuste T'. O que distingue o modelo RFD do modelo TAG é
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que no primeiro, a largura de banda é reservada por uma duracgao especificada pelo pacote
de controle que contém informagcao sobre o tamanho (e consequentemente a duragao) da
rajada. Isto implica que cada rajada terd um tamanho méximo limitado [57].

O esquema RFD tem sido considerado mais atrativo pois pode tirar vantagens do
uso adequado do tempo de ajuste, ao mesmo tempo em que minimiza suas potenciais
desvantagens, de forma mais efetiva que as outras duas abordagens.

Uma das vantagens de usar um tempo de ajuste é que, a partir do momento em que a
rajada é armazenada na origem, nao é necessario esperar pelo processamento do pacote de
controle nos nos intermediarios. No esquema TAG, por exemplo, as rajadas sdo enviadas
imediatamente apds o pacote de controle. Assim, é possivel que a rajada chegue aos nds
intermediarios antes do pacote de controle ter sido processado, o que torna necessario o
uso de buffers (FDLs) para evitar o descarte das rajadas em tais situagoes. No esquema
RFD, por outro lado, se ha buffers (FDLs) disponiveis nos nés intermedidrios, estes podem
ser utilizados somente para resolucao de contencao. As desvantagens de se usar tempos de
ajuste na reserva dos recursos sdo um possivel aumento do atraso fim-a-fim e o desperdicio
de largura de banda.

Tais desvantagens podem ser também observadas na comutacao de circuitos. Contudo,
na comutacao de rajadas, especialmente com o esquema RFD, a relacao Custo = Beneficio
pode ser otimizada. Por exemplo, na comutagao de circuitos, T' serd, no minimo, 2P +T}p ),
onde P é o tempo de propagacao apenas de ida e T;p ) éo tempo de processamento total
encontrado pela requisicao de estabelecimento do circuito ao longo do caminho. Isso
elimina a necessidade de armazenamento temporéario nos nds intermediarios ao longo
do caminho. Na comutacao de rajadas, os dados podem ser enviados antes dos recursos
estarem reservados nos ultimos segmentos do caminho. Assim, mesmo se T < P—i—Tiﬁp ) ndo
é preciso armazenamento temporario. Dessa forma, é possivel para um né intermedidrio
qualquer tomar decistes baseadas no conhecimento que este tem sobre a duracao da
reserva. Caso o valor escolhido para 7' seja muito pequeno, (7' = 0 por exemplo), pode

nao haver recursos disponiveis para que a rajada seja transmitida, fazendo com que a
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mesma seja descartada.

2.3 O protocolo de reserva de recursos Just Enough
Time (JET)

O protocolo JET foi proposto por Qiao e Yoo em [56]. Ele é uma variagdo do modelo
RFD tradicional, no qual a rajada é precedida por um pacote de controle enviado através
de um canal de sinalizagdo. Além disso, o pacote de controle é seguido por uma rajada
de dados depois de um tempo de ajuste T, com T > T;p ), onde T%p ) representa o tempo
total de processamento do pacote de controle.

Enquanto a rajada nao é transmitida, ela é armazenada na origem. Isto elimina a
necessidade de FDLs nos nés intermedidrios para retardar as rajadas enquanto o pacote
de controle é processado. Assim, o tempo de ajuste deve ser longo o suficiente para
contabilizar o tempo de processamento do pacote de controle nos nés intermedidrios e no
destino além do tempo de configuracao do comutador de destino. Caso o tempo de ajuste
seja inferior ao requerido, entdo existird a possibilidade de que a rajada possa chegar em
um no antes do mesmo estar pronto para comutar a rajada. Este processo € ilustrado na
Figura 2.5. Na figura, a quantidade de nds é igual 3 e o tempo de processamento em cada
né i é igual a Ti(p ). 0 que resulta em um tempo total de processamento de T}p ) = 3Ti(p ).

Assim como no esquema RFD, os recursos em um no ¢ sao reservados até que a rajada
seja transmitida. Para isso, o pacote de controle deverd incluir nao s6 o tamanho da
rajada (como no modelo RFD tradicional) mas também o valor do tempo de ajuste T;
(no né de origem, T; = T).

Considere Ti(p ) como o tempo de processamento do pacote de controle em um né
intermediario 1, Tcgp ) o tempo de processamento do pacote de controle no né destino e TCES)
o tempo necessédrio para ajustar (configurar) o comutador destino. Entao, o valor inicial

de T sera:
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Figura 2.5: Protocolo JET.

T = (Z T}”) + TP + T (2.1)

(3

Para lidar com o tempo de processamento varidvel encontrado pelo pacote de con-
trole, bem como o atraso de envio e recebimento em cada né, o pacote de controle pode
ser “marcado” com o seu tempo de chegada e agendado para transmissao tao logo o
processamento termine.

Uma das diferencas mais marcantes entre o JET e os protocolos RED, e que também
pode ser considerada a principal caracteristica do protocolo JET, é o uso de reserva
atrasada (Delayed Reservation). Quando reserva atrasada é utilizada, a largura de banda
em um noé ¢ é reservada, somente no momento esperado da chegada da rajada e nao ao
final do processamento do pacote de controle.

Seja t;, o instante de chegada de um pacote de controle em um né ¢, ¢’ o instante
do término do processamento do pacote de controle e t,,; o instante da transmissao do

pacote de controle (onde t;, < t' < ty,). Os recursos serdo reservados em t = T; + t;,,, 0
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que implica que na Figura 2.6(a), T'(i) = T; — (t' — t;,) e o pacote de controle conterd o
valor atualizado de T; que é T; — (tour — tin)-

Se os recursos requisitados nao estdo disponiveis, a rajada é dita bloqueada e é des-
cartada. O uso de reserva atrasada pode reduzir os bloqueios das rajadas como ilustrado
na Figura 2.6(b). Suponha que um dado né i recebe dois pacotes de controle. O término
do processamento do pacote de controle 1 acontece antes do término do processamento
do pacote de controle 2, ou seja, ] < t;. Quando o segundo pacote de controle chega, é
possivel saber se to > t; + [ (a segunda rajada chegard apds a transmissao da primeira
- caso 1 ), ou se ty + Iy < t; (caso 2 - a segunda rajada chega e é transmitida antes da
chegada da rajada 1). Nos dois casos, os recursos podem ser reservados para as duas
rajadas. Por outro lado, se 0 mecanismo de reserva atrasada nao for utilizado, nao existe
forma de saber se a segunda rajada é pequena o suficiente para ser transmitida antes
da primeira rajada ou se ela chegara depois da primeira rajada. Desse modo, a segunda

rajada pode ser descartada.

@ ¢ =T — tempo

t t t+1
(@)

pacote de controle 1

tempo

pacote de controle 2

()

Figura 2.6: Reserva atrasada.
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2.4 Processo de Montagem das Rajadas nas Redes

OBS

A montagem de rajadas é o processo de agregar varios pacotes, as vezes provindos de
varias fontes distintas, em rajadas. Este processo ocorre na unidade de montagem do né
de ingresso da rede OBS e sua arquitetura bésica é ilustrada na Figura 2.7.

Cada né de ingresso mantém filas, nas quais os pacotes IP provindos das portas de en-
trada sdo armazenados. A quantidade de filas mantidas em cada né depende dos critérios
adotados para a montagem das rajadas. Um né pode, por exemplo, usar uma fila para
cada classe de servico ou uma fila para cada destino da rede. A Figura 2.7 ilustra a
arquitetura béasica de uma rede OBS, enfatizando um né de borda com duas filas. A fila
de montagem a qual os pacotes IP sdo encaminhados depende do critério de montagem
adotado. Os critérios sao os mais variados e podem ser pacotes que pertencem a mesma

classe de servigo, pacotes com um mesmo destino, ou mesma origem.

DOMINIO OBS

Fila de pacotes Fila de rajadas
/ Z o —
DDDDD[ED IO [ cossase o
0 -
= = Pacote de controle
e
BU =Unidadedewe:-jm

Figura 2.7: Processo de montagem de rajadas

A montagem das rajadas pode tambem adotar diversos critérios. Em [43], o critério
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de montagem das rajadas depende da classe de servigco dos pacotes, do tamanho maximo
permitido e do tempo méaximo de montagem de cada rajada. No mecanismo proposto
em [69], uma rajada é criada contendo pacotes de vérias classes de servigo. Os pacotes sao
posicionados na rajada em ordem decrescente de prioridade. Dessa forma, na iminéncia
de uma colisao, a parte de menor prioridade pode ser descartada sem que haja perda
completa da rajada. Nesse caso, o critério de montagem das rajadas depende do ntimero
de classes em questao, da quantidade méaxima de pacotes de cada classe que pode ser
colocada em uma rajada e do tempo de montagem das rajadas.

Apesar da possibilidade de uso de diferentes critérios na montagem das rajadas, dois
critérios podem ser considerados como fundamentais para a maioria dos algoritmos de
montagem de rajadas: o tempo méximo de montagem das rajadas [28] e o tamanho
minimo exigido de cada rajada [78].

No primeiro algoritmo, denominado aqui de algoritmo baseado em janelas de tempo,
pacotes IP provindos das portas de entrada sao colocados em diferentes filas a espera da
montagem da rajada. Quando o primeiro pacote de uma dada fila é armazenado, um
temporizador ¢ iniciado. Quando o temporizador expira apds um tempo t;, uma rajada é
criada e enviada.

Em redes operacionais, o tempo de montagem de rajadas depende dos requisitos tem-
porais de QoS das classes de trafego envolvidas. Obviamente, quanto mais restrito o
requisito temporal, menor serd o tempo das montagem de rajadas, evitando assim que
pacotes sofram grandes atrasos no processo de montagem. Os valores tipicos costumam
variar de 1ms [29] a 600ms [43]. Os parametros da unidade de montagem de rajadas
sugeridos em [43] sdo apresentados na Tabela 2.1.

No segundo algoritmo, um contador de pacotes ou de bytes é mantido para cada fila.
Quando o nimero de pacotes, ou de bytes, alcanca um limite pré-estabelecido, a rajada é
criada e enviada. A utilizacdo exclusiva do primeiro critério implica na possibiilidade de
existéncia de rajadas de tamanho variavel, enquanto que a utilizagao exclusiva do segundo

critério, implica que somente rajadas de tamanho fixo sdo permitidas.
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Tabela 2.1: Parametros sugeridos por [43] para a unidade de montagem de rajadas.

’ Classe de Servigo ‘ Tam. min ‘ Tam. Max ‘ t; ‘

EF KB 5KB | 4.8ms
AF 30KB 50KB | 55ms
BE 125KB 125KB | 600ms

2.4.1 Predicao do tamanho das rajadas

O atraso sofrido por uma rajada consiste de trés componentes: o atraso da montagem
das rajadas nos comutadores de borda, o atraso da reserva dos recursos e o atraso de
propagacao. O atraso causado pela montagem das rajadas deve-se ao fato de que, nor-
malmente, o pacote de controle sé é enviado apds o término da montagem da rajada
correspondente. Das trés componentes citadas, o atraso causado pela montagem das
rajadas provoca o maior impacto no atraso fim-a-fim das rajadas.

Alguns esquemas de predicdo de trafego tém sido propostos para reduzir o atraso
causado pela montagem das rajadas. A idéia por tras da predicao de trafego na montagem
das rajadas, é conseguir em um dado instante de tempo ¢, prever a quantidade de dados
que chegard até um outro instante de tempo t + 7. Com isso, a unidade de montagem de
rajadas consegue fazer o disparo do pacote de controle antes mesmo de todos os pacotes
da rajada terem chegado. Dessa forma, a rajada pode ser enviada assim que todos os
pacotes (previstos) tiverem chegado.

A escolha do método de predigao usado é um compromisso entre o custo computaci-
onal, o intervalo de predi¢ao e o erro na predicao do trafego. O método deve ser simples
o suficiente para nao sobrecarregar os comutadores, mas deve possuir boa precisao para
que os danos causados por eventuais falhas na predicao sejam minimos.

Em [49], propoe-se um esquema baseado em predigao de trafego que visa minimizar
o atraso causado pela montagem das rajadas. A idéia é parecida com a apresentada nas
Figuras 2.8 e 2.9.

Em [42], um novo esquema de reserva de recursos baseado na predigdo do tamanho
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das rajadas é apresentado. O esquema funciona em trés fases: fase de predigao, fase de
pré-transmissao e fase de exame.

Na fase de predicao, tao logo a montagem de uma nova rajada inicie, a unidade de
montagem prediz o tamanho que a mesma deve ter, baseada no método de predicao linear.
Na fase de pré-transmissdo, ao invés de esperar o término da montagem da nova rajada,
um pacote de controle é enviado logo apés o término da predicdo. O pacote de controle
contém as informagoes necessarias a reserva dos recursos, inclusive o tamanho da nova
rajada.

Na fase de exame, quando a rajada estd efetivamente montada, o seu tamanho é
comparado com o que havia sido previsto. Se o tamanho previsto for maior ou igual ao
da rajada, a mesma é enviada. Caso a previsao tenha sido menor que o tamanho real
da rajada, outro pacote de controle é enviado informando o tamanho correto da rajada.
Para diminuir a margem de erro da previsao, um fator de correcao de erro é adicionado

ao pedido de reserva. Assim, na fase de pré-transmissio, ao invés de fazer reserva para
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uma quantidade X de bytes, o né de borda envia um pacote de controle pedindo uma

reserva para uma quantidade X + d de bytes, onde § é o fator de correcao.

2.5 Escalonamento de canal em redes OBS

Ao receber um pacote de controle, os nés da rede OBS devem reservar um canal de
dados para transmitir a rajada ao né subsequente. Um algoritmo de escalonamento (ou
selegao) de canal é utilizado com esta finalidade. Dadas uma lista de reservas de recursos
e uma lista de canais disponiveis, o algoritmo de escalonamento de canal é responsavel
por determinar os intervalos de tempo nos quais os canais de dados devem ser reservados e

quais as rajadas ocuparao os periodos reservados. Esse processo é ilustrado na Figura 2.10
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Figura 2.10: Escalonamento dos canais.

Em uma rede OBS, é possivel que um pacote de controle chegue T unidades de tempo
antes da respectiva rajada. Isto acontece devido ao uso do tempo de ajuste, que é o tempo
compreendido entre a transmissao do pacote de controle e da rajada a ele associada. Neste
caso, a reserva dos recursos nao se da no tempo t correspondente a chegada do pacote de
controle e sim no tempo ¢ =t + T que é o instante de tempo em que a rajada chega. Se
[ for considerado o tamanho da rajada (em unidades de tempo), a reserva é feita até o
instante t"" =t + [.

Devido ao uso de diferentes tempos de ajustes para rajadas pertencentes a diferentes



2.5. FBEscalonamento de canal em redes OBS 26

pares origem-destino, é possivel que as rajadas nao cheguem aos nés da rede na mesma
ordem dos seus pacotes de controle. Assim, a utilizacdo dos canais é fragmentada por
periodos de reserva e periodos sem reserva denominados void. Cada um dos W canais
de um enlace pode ser visto inicialmente como um intervalo de tempo aberto do zero ao
infinito positivo. Cada woid I; pode ser modelado como um par ordenado (s;,e;) onde
s; e e; correspondem, respectivamente, ao inicio e ao final do void I;, com e; > s;. Um
intervalo wvoid é considerado vidvel a uma rajada de dados b = (¢',t") se, e somente se,
s; <t ee >t"

Quando um intervalo void de um canal /; ¢ alocado a uma requisicao r, dois novos voids
sao criados. Um deles é o void anterior (denotado por a;) que corresponde ao intervalo
formado entre o inicio do void original (s;) e o inicio da reserva, (s;,t'). O outro é o void
posterior (denotado por p;) e corresponde ao intervalo compreendido entre o instante final

da requisicao e o final do void original, (t”,e;).

i
| X
§ - b g Tempo

Figura 2.11: Criacao de novos intervalos void.

A Figura 2.11 ilustra o processo de criagdo dos voids anterior e posterior. Um pacote
de controle para a rajada de dados (A) solicita reserva de recursos entre os instantes de
tempo t' e t”, para uma reserva no intervalo void I j, compreendido entre os instantes s;
e e;. Apos a alocagao dos recursos para a rajada A, os intervalos a e p sao criados.

Estes novos voids podem ser usados para acomodar novas reservas. Dessa forma, um
dos desafios nas redes OBS é a escolha adequada dos canais para acomodar as reser-
vas. O desempenho de um algoritmo de escalonamento de canais é, usualmente, medido
em funcdo da probabilidade de bloqueio por ele apresentada. Assim, quanto menor a
probabilidade de bloqueio das rajadas, melhor o algoritmo de escalonamento.

Vérios algoritmos de escalonamento de canal tém sido propostos na literatura [50,

65,73,79]. Xiang Yu et al. [79] classificam os algoritmos em dois grupos: algoritmos
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de escalonamento reativos e algoritmos de escalonamento proé-ativos. O primeiro grupo
é caracterizado por nao considerar o impacto causado nas rajadas futuras gerado pela
selecdo de um canal para uma dada rajada. O segundo grupo é formado por algoritmos
que evitam a contencao de rajadas futuras. Tais algoritmos serao discutidos com mais

detalhes no Capitulo 8

2.6 Qualidade de servico em redes OBS

Provisao de QoS em redes OBS é um campo fértil de pesquisa. Diversos mecanismos tém
sido propostos usando diferentes abordagens para provisao de QoS em redes OBS [13,
23,37,41,48,69,77,80]. Esta segdo apresenta apenas um subconjnto de tais mecanismos.

Leitores interessados podem encontrar mais informagoes a respeito em [15,34].

Prioritized Just Enough Time (PJET)

O protocolo PJET [77] utiliza o tempo de ajuste como forma de prover QoS a diferentes
classes de servigo. No protocolo PJET um tempo de ajuste adicional, denotado tg4, ¢
atribuido a classes de alta prioridade. O valor de ¢, é constante e consideravelmente
mais alto do que o utilizado no protocolo JET. Além disso, ele deve ser maior que o
tamanho maximo das rajadas das classes inferiores. Assim, com o uso do tempo de ajuste
e de reserva atrasada, é possivel fazer reserva de recursos a priori, garantindo a classes
de alta prioridade o acesso aos recursos mesmo quando as requisicoes das classes de mais
baixa prioridade chegam com antecedéncia. A transmissao s tem sucesso se a chegada
prevista da rajada de alta prioridade se da apds o término da transmissao da rajada de
baixa prioridade. A idéia é que a utilizacdo de um tempo de ajuste razoavelmente grande,
torne a probabilidade de perda das rajadas da classe de alta prioridade independente da
carga oferecida pelas classes de baixa prioridade e somente como funcao da carga oferecida
pela classe de alta prioridade. O principal problema com esta abordagem, entretanto, é o

aumento significativo do atraso fim-a-fim no trafego de alta prioridade.
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Preemptive Prioritized Just Enough Time (PPJET)

O protocolo PPJET [37] prové QoS a classes de alta prioridade através da interrupgao
das requisicoes das classes de baixa prioridade. A idéia é que as reservas das classes
de alta prioridade nao possam ser bloqueadas por reservas futuras de classes de mesma
prioridade ou por reservas de classes de baixa prioridade que tenham tempo de inicio no
futuro. Assim, uma reserva de classe de alta prioridade sé pode ser bloqueada por uma
reserva ja existente de uma classe de mesma prioridade ou por reservas de classes de mais

baixa prioridade que ja estejam sendo atendidas.

Diferenciacao Proporcional em redes OBS

Embora consigam prover QoS a classes de alta prioridade em detrimento das classes de
baixa prioridade, o uso de um tempo de ajuste adicional tem sido amplamente apontado
na literatura como um fator negativo desse tipo de mecanismo [13,41,80]. Os principais
problemas apontados sdo: i) tais esquemas requerem mecanismos de reserva homogéneos
em que o tamanho da rajada e o tempo de ajuste de cada classe de servico deve ser
ajustado e mantido em todos os comutadores do dominio OBS, sob pena de degradacao
para um servigo sem prioridades como nas redes OBS originais. ii) tais esquemas nao
limitam a quantidade de recursos que uma classe de alta prioridade deve consumir, dessa
forma, as classes de baixa prioridade podem nem mesmo ter acesso aos recursos. iii) um
possivel aumento do atraso fim-a-fim, ja que um novo tempo de ajuste é adicionado.

Para solucionar este tipo de problema, foi proposto em [13] um esquema de QoS
proporcional. Neste modelo, a Unica garantia é de que rajadas pertencentes a uma classe
de mais alta prioridade nao receberao menos recursos do que rajadas pertencentes a classes
de mais baixa prioridade. Entretanto, pode-se ajustar os parametros de diferenciacao de
servigos de tal forma que a QoS exigida pelas aplicagoes possa ser atendida.

O modelo ¢ baseado na seguinte relagao para todas as classes de servigo:
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B 5,5 =0..N) (2.2)
9% S
onde ¢; e s; sdo uma métrica de QoS e um fator de diferenciacdo, respectivamente. Tal
modelo é valido tanto em grandes escalas de tempo quanto em pequenas escalas de tempo.
Dessa forma, a natureza em rajada do trafego Internet pode ser levada em consideracao.
Assim, tem-se:
g(tt+71) s

Ltt+1) s (2:3)

onde 7 é denominado intervalo de monitoracao e g,;(t,t + 7) é a média da métrica de
QoS neste intervalo.

Para fazer a efetiva implementacao do modelo de diferenciacao proporcional, um
esquema de descarte intencional de rajadas foi proposto. Neste esquema, quando a
equacao 2.3 é violada, as rajadas de baixa prioridade sao descartadas. A idéia é dei-
xar os canais de dados com menos trafego para dar oportunidade as classes de mais alta

prioridade.

Preemptive Wavelength Reservation Protocol (PWRP)

O descarte intencional empregado em [13] provoca um nimero excessivo de descartes,
o que faz com que a rede trabalhe sempre com baixa utilizacao e alta probabilidade de
bloqueio.

Em [41] propoe-se um novo mecanismo que visa prover diferenciagao de servigos em
redes OBS. O mecanismo considera K classes de servico, ¢1, ¢, ..., ¢, em ordem ascendente

de prioridade. Cada classe “”

possui um limite de uso p;, tal que 0 < p; < pa < ... <
pi<..<pr<le Ele p; = 1. Cada comutador monitora o limite de uso de cada classe
para determinar se a mesma estd de acordo com um perfil pré-determinado. Uma classe
i é dita dentro do perfil se a sua utilizacao (p;) € menor do que o seu limite de uso (p;),

: _ N4 k un 7 7 7
ou seja, se p; < p;, onde p; =3 71, 1;/ > >N, I; onde k é o ntimero de classes, n; ¢
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o nimero de requisi¢oes escalonadas da classe ¢; no tempo (t,t 4+ 7) e l; é o tamanho da
rajada da requisicao R; da classe c;.

Considerando a natureza em rajada do trafego, o monitoramento da utilizacdo da
classe i deve ser feito em uma pequena escala de tempo 7 denominada escala de tempo
de monitoracao [41].

Ao receber uma requisicdo r, o comutador verifica se existe um canal que possa aco-
modar a rajada. Caso possa, a reserva é realizada. Caso nao possa, o comutador verifica
se a classe em questao estd dentro do perfil. Caso esteja, o comutador procura um canal
utilizado por uma classe fora do perfil para acomodar a requisicao. Contudo, uma classe
fora do perfil sé pode ser bloqueada se ja fez pelo menos uma reserva no mesmo canal

que, ao ser bloqueada, possa acomodar a rajada da classe dentro do perfil.

Early Dropping e Wavelength Grouping

Os modelos de QoS proporcional sao, também, chamados de modelos de QoS relativos.
Neste modelo, o desempenho de cada classe nao é definido quantitativamente em termos
absolutos. Ao contrario, a QoS de uma classe é definida relativamente em comparacao a de
outras classes. Por exemplo, a uma classe de alta prioridade é garantido um menor retardo
e menor taxa de perdas do que é garantido as classes de baixa prioridade. Entretanto,
essas métricas de QoS das classes de alta prioridade ainda dependem das condigoes do
trafego de baixa prioridade. O modelo de QoS absoluto contrapoe-se a este modelo. O
modelo de QoS absoluto garante um limite definido e absoluto em relagao a tais métricas.

Em [80] propoe-se um esquema de provisao de QoS baseado no modelo absoluto usando
como métrica a taxa de perdas de rajadas. Tal esquema é baseado na combinacao de dois
mecanismos: early dropping e wavelength grouping. O mecanismo de early dropping des-
carta probabilisticamente rajadas das classes da baixa prioridade para garantir a taxa
méaxima de perdas suportada pelas classes de alta prioridade. O mecanismo wavelength
grouping reserva canais para as classes de alta prioridade. A reserva dos canais pode ser

estatica na qual um conjunto fixo de canais é estritamente reservado para cada classe
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de servico, ou dinamica, na qual uma quantidade de canais é reservada mas nao neces-
sariamente um conjunto de canais. Para implementar tal esquema em toda a rede, um
mecanismo denominado path clustering é utilizado. Este ltimo mecanismo prioriza ra-
jadas baseado na quantidade de nés do seu caminho. Dessa forma, a taxa de perda do
trafego sem garantias é também reduzida, enquanto a QoS do trafego com garantias é

provida.

Load-Level-Based Admission Control

Em [48] propoe-se um mecanismo qua faz o controle de admissdo das rajadas baseado
num parametro denominado nivel de carga (load level). Este parametro indica o nimero
maximo de comprimentos de onda que uma rajada de uma determinada classe ¢ pode
ocupar. Dessa forma, uma rajada pertencente a classe ¢ s6 é admitida se no instante
de tempo t, o nimero total de comprimentos de onda utilizados é menor do que o nivel
de carga [;. Como verifica o nimero total de comprimentos de onda e nao o nimero de
comprimentos de onda de cada classe, tal mecanismo necessita de um nimero menor de
parametros do que o mecanismo proposto em [80]. Em ultima instancia, isso indica que
um numero menor de estados em cada comutador deve ser armazenado, o que faz com
que menos esforgo computacional seja despendido para tomar a decisao de admitir ou nao

uma rajada.

Generalized Burst Assembly

Em [69] é proposto um esquema de diferenciagdo de servigos realizado no processo de
montagem de rajadas. Para tal, sdo associadas prioridades as rajadas e um esquema de
segmentacao, no qual parte da rajada pode ser descartada, ¢ implementado. Com isso, os
pacotes com mais alta prioridade sao colocados no inicio da rajada. Caso haja contencao,
a parte da rajada contendo pacotes de baixa prioridade é descartada. Além disso, os
parametros usados na construcao das rajadas sao variaveis e ajustados de forma a reduzir

o atraso e a probabilidade de bloqueio experimentados pelas rajadas.



2.7. Resumo Conclusivo 32

QoS absoluta em redes OBS baseadas em GMPLS

Em [23] é proposto um esquema de provisao de QoS absoluta em redes OBS operando com
plano de controle GMPLS, através do uso conjunto de um mecanismo para controle de
admissao, como proposto em [80], e de técnicas de roteamento explicito, que permitam que
as rajadas com mais alta prioridade sejam encaminhadas por rotas com menor intensidade

de tréfego.

2.7 Resumo Conclusivo

Este capitulo apresentou os principais mecanismos propostos para a reserva de recursos,
montagem das rajadas, escalonamento de canais e provisao de qualidade de servico em
redes OBS. Dos protocolos propostos para reserva de recursos, o JET destaca-se por
fazer uso de reserva atrasada e do tempo de ajuste, permitindo que a rede opere sem a
necessidade de FDLs. Além disso, nenhum pacote adicional é necessédrio para o término
da reserva e liberacao dos recursos. Ele é um protocolo eficiente e amplamente aceito na
literatura.

Dentre os algoritmos de montagem de rajada, os que apresentam melhor desempenho
sao os algoritmos adaptativos. Tais algoritmos sao flexiveis o suficiente para se adaptarem
as condicoes da rede otimizando, assim, a montagem das rajadas e em algumas abordagens

atendendo requisitos de QoS das camadas superiores.



Capitulo 3

Modelagem de trafego com
propriedades sensiveis a escala de

tempo

Uma caracteristica importante do trafego gerado pelo protocolo IP (Internet Protocol) é a
existéncia de padroes scaling. Tais padroes, impactam de forma significativa o desempenho
dos mecanismos de controle de trafego, e por isto, tem sido foco de intensa pesquisa [54].
Evidéncias da existéncia da natureza fractal em longas escalas de tempo do trafego IP, bem
como a presenca de padrdes divergentes em pequenas escalas de tempo foram identificadas
hé quase uma década [22] [25] [24] [18] [39].

Em escalas de tempo da ordem de centenas de milissegundos e maiores, o compor-
tamento do trafego pode ser modelado adequadamente por modelos auto-similares. Ao
se variar a escala de tempo de observacao de processos auto-similares, o comportamento
observado ¢ Unico e invariante no tempo, ou seja, tais processos apresentam um comporta-
mento monofractal e normalmente dependem apenas de um Unico parametro, o parametro
de Hurst.

Em pequenas escalas de tempo, na ordem de centenas de milissegundos e menores, o

trafego IP é altamente variavel e a variabilidade difere das existentes em longas escalas de

33
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tempo. Em tais escalas, o trafego pode ser bem representado por modelos multifractais,
ja que os processos multifractais possibilitam comportamentos variantes em diferentes
escalas de tempo, proporcionando maior flexibilidade em descrever fenémenos irregulares
que sao localizados no tempo.

Neste capitulo, apresenta-se o fenémeno scaling, bem como os demais conceitos sobre

modelagem de trafego utilizados no restante da tese.

3.1 Fendmeno scaling

Esta secao descreve brevemente diversos fendomenos scaling e a terminologia relacionada
relevante a esta tese. O termo “scaling” provém da andlise do tréfego em diferentes escalas
de tempo.

Para descrigdo das propriedades scaling, considera-se o sinal X (t), t € R e o seu

processo incremental X definido como
Xa(k) = X((k+1)A) - X(kA), ke Z, (3.1)

onde A é uma constante, e sua derivada Z(t) definida como

X(t) = / dz (7). (3.2)

=0

No contexto de trafego em redes, X () representa o total de bytes que chega no inter-
valo de tempo [0,¢], Xa(k) é o processo bytes-por-tempo obtido através da agregacao do
trafego em intervalos de tempo de tamanho A e Z(t) é a taxa de trafego instantanea no

tempo ¢.
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3.1.1 Auto-similaridade

O processo X (t), t € R, é auto-similar (monofractal) com parametro de Hurst H > 0, se
X(at) Za’X(t), t €R, Ya > 0, (3.3)

onde £ denota igualdade em distribuigoes de dimensoes finitas. FEssencialmente, nas
diversas escalas de tempo, processos auto-similares mantém suas propriedades estatisticas
exceto por um fator constante escalar. Um exemplo importante de processo auto-similar
¢ o movimento Browniano fracional (fBm - fractional Brownian motion).

Em séries temporais que representam o trafego medido em pacotes, bytes ou bits, a
auto-similaridade é uma propriedade referente a invariancia da distribuicao para qual-
quer incremento do processo, ou quando a série temporal apresenta a mesma estrutura
de autocorrelacdo para diferentes niveis de agregacdo. A auto-similaridade do trafego
manifesta-se visualmente como uma invariancia em relagao a escala de tempo. Se forem
construidos gréaficos “Pacotes/Unidade de Tempo” x “Unidade de Tempo”, para diversas
escalas de tempo, pode-se verificar que o trafego parece o “mesmo” nas diferentes escalas,
ou seja, a agregacao nao resulta em suavidade.

Plotando-se o nimero de pacotes que chegam a cada 0,1 milisegundos, de um dos
tragos de nosso estudo, observou-se um processo altamente variavel (primeiro grafico da
Figura 3.1). Por outro lado, plotando-se o nimero de pacotes que chegam em niveis de
agregagao maiores, a cada lms, 10ms, e 100ms (segundo, terceiro e quarto grafico da
Figura 3.1 respectivamente), ao invés de se obter um processo mais nivelado, o processo
permaneceu tao variavel quanto os de escalas de tempo menores. Este comportamento
revela a natureza auto-similar do trafego.

A importancia do comportamento auto-similar estd no fato de ser dificil determinar
uma escala de tempo para o dimensionamento, pois o trafego nao se torna suavizado em
torno de um valor médio para escalas maiores. Esta caracteristica tem influéncia direta

na distribuicao da ocupacao e do tempo de espera dos pacotes em uma fila.
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Figura 3.1: Quantidade de pacotes que chegam em escalas de tempo de 0,1ms, 1ms, 10ms
e 100ms respectivamente (trago TXS-1111527905) [2].

3.1.2 LRD e processos 1/f

Um processo estaciondrio Y (k), k € Z, com funcao de autocovariancia ry (k) e fungao
densidade espectral (SDF) I'y(f) apresenta dependéncia de longa duragao (LRD - Long-
Range Dependence) [17], se

ZTy(k') =00 ou Ty(0)=o0. (3.4)

As correlagoes nao despreziveis quando ocorre grandes atrasos de tempo ou, equiva-
lentemente, os componentes de freqiiéncias baixas intensas, fazem a estimativa estatistica

dos processos LRD nao trivial [7].
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Exemplos classicos de processos LRD s@o processos 1/ f- noise cujas fungdes densidade

espectral se comportam como
L(f) ~el I f=0, (3.5)

onde ¢ ¢ uma constante nao nula e o expoente scaling h € (0,5, 1). Aqui, f(x) ~ l(x)
denota lim, o f(x)/l(z) = 1 quando x — 0. O valor de h igual a 0,5 corresponde a ruido
branco (white noise) ou auséncia de correlacdo, enquanto que h préximo de 1 indica um

processo com intensa correlacao.

3.1.3 Multifractalidade

Em contraste com a monofractalidade, a multifractalidade é uma propriedade que aparece
em pequenas escalas de tempo e é caracterizada por momentos de ordem maior.
Pode-se definir valor para o expoente de Hélder do processo X(t) (ou singularidade)

B(t) no tempo t, se

X (t+€) — X(1)]70 ~ PO, (3.6)

Um processo monofractal possui o mesmo ((t) em todos os instantes de tempo ¢,
enquanto que um processo multifractal possui 5(t) variando em ¢t. O fBm é um exemplo
de processo monofractal com [(t) = H, para todo ¢t. No capitulo 4, serd descrita a técnica
que usa a transformada wavelet da derivada Z(t) de X (t) utilizada para determinar se
X(t) é multifractal.

Enquanto a monofractalidade é definida para escalas de tempo assintoticamente gran-
des, a multifractalidade é definida para escalas de tempo pequenas. Na pratica, deve-se

analisar os dados dentro de um intervalo finito de escalas de tempo.
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3.2 Escala limitante

O tréafego IP pode apresentar comportamento diferente a depender da magnitude da escala
de tempo em que é observado. Em escalas de tempo da ordem de centenas de milisegun-
dos e acima, o trafego IP apresenta comportamento auto-similar que é modelado com
precisao por processos monofractais [4]. Em escalas de tempo menores, o trafego IP pode
apresentar comportamento multi-scaling nao capturado completamente por processos mo-
nofractais, sendo melhor caracterizado por processos multifractais [4]. Tal comportamento
pode ser constatado através da andlise visual do grafico log-log do processo incremento

agregado Xa (i) em funcao do intervalo de agregagdo A, como descrito a seguir.

3.2.1  Scaling multifractal

Associado ao processo X (t) de chegadas do trafego no intervalo [0,¢] tem-se o processo

incremento agregado X (i) definido por:
Xa(t) = X([EA) — X((i —1)A) (3.7)
Os momentos estatisticos do processo incremento comportam-se como [59]:

ZXA(i)q ~e(ATTD A0 (3.8)

quando 7(g) é linear em ¢, o comportamento scaling do trafego é monofractal. Caso
contrario é multifractal.

Aplicando-se o logaritmo na Equagao 3.8, tem-se:

10g(Z Xa(i)?) = —7(q) log(A) + log(c(q)) (3.9)

O que mostra que o log(> >, Xa(7)?) depende linearmente do log(A) e que 7(g) repre-

senta a inclinacao da reta obtida.
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Para avaliar a fungao 7(q) recorre-se a fungao soma partigao. Considere o processo de
chegada X (i),1 < i < N, no intervalo [0, 7], em uma escala § = T//N. Define-se soma

particao como:

N/A
D Xa() =3 (XD (3.10)
onde
A
Xt =Y X[(k— 1A +1] (3.11)

=1
é o processo original observado em uma escala de agregacao 6 = TA/N.

Agregando-se o processo X (i) usando a fun¢ao soma partigdo para um dado valor de
¢; e variando-se A, obtém-se um conjunto de pontos no plano log(A)xlog(>, Xa()9).
Assim, a fungao 7(g;) pode ser obtida fazendo-se regressao linear nos pontos do plano
log(A)xlog(, Xa(7)?). Constréi-se finalmente a funcao 7(¢) através da interpolagao dos

valores de 7(g;) em diferentes momentos estatisticos.

3.2.2 Scaling monofractal

Considere um processo Y (t) e seu processo associado de incrementos estaciondrios Ya (i) =

Y(iA) =Y ((i —1)A). Assuma que Y (¢) é monofractal como definido na Equagao 3.3 i.e.
Y (Ci) £ CHY (i).

Seja

A
1 | N
A . _
Yo =— ;_1 Y[k-—1DA+1]=—-Y,.

Entao [59]:
Yali) £ AVHYA, (3.12)

Como proposto em [64] um teste da caracteristica auto-similar do trafego pode ser
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realizado através da anélise do comportamento dos momentos do processo. Seja:

| A
ElY2]7 = N/A Mk
k=1

Em analogia a analise de multifractalidade apresentada na secao 3.2.1 tem-se:

N/A

S ¥al)? =Y [Vl = ATIN B[y

k=1

Se YA (i) é auto-similar como definido pela Equagao 3.12 tem-se:
log(z Ya(i)?) = v(q) log(A) + const (3.13)
Além disso, v(q) ¢ linear em ¢ tal que:

Y(q) =qH — 1. (3.14)

Dessa forma, o teste de auto-similaridade proposto por Taqqu et al. [64] determina se
existe v tal que a Equagao 3.13 é valida. Se v depende linearmente de ¢ entdo o trafego

¢ auto-similar.

3.2.3 Identificacao da caracteristica scaling do trafego

Como discutido nas segoes 3.2.1 ¢ 3.2.2, o trafego de rede pode apresentar comportamen-
tos distintos em diferentes escalas de tempo. Tal comportamento pode ser visualmente
observado no grafico log-log plot do processo agregado de incremento Xa(7) como uma
fungao do intervalo de agregagao A.

Em grandes escalas de tempo, o trafego é modelado por processos monofractais (Equacao 3.12),
fazendo com que o grafico log-log apresente comportamento linear, de acordo com a

Equacao 3.13. A inclinacao das retas é, entao, dada pela Equacao 3.14.
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Em pequenas escalas de tempo o trafego é modelado por processos multifractais, apre-
sentando comportamento de acordo com a Equagao 3.8. O grafico em tais escalas de tempo
também pode apresentar comportamento linear [59], entretanto, é possivel observar no
grafico log-log uma mudanca de comportamento das curvas regida pela presenca de di-
ferentes coeficientes angulares (7(q) e y(q)), orientando a inclinagao das retas formadas
nos diferentes regimes. A escala A* identificada como escala de transi¢ao entre os dois
regimes é denomidada escala limitante, ou escala de tempo limite (do inglés cutoff time

scale) [22].

A unidades

IToooo
=T

el

In(EIX“t)|%)
»

Figura 3.2: Escala de tempo limite

Na Figura 3.2, mostram-se os resultados obtidos quando se avalia a relacao entre os
momentos estatisticos e as escalas de tempo de uma medida multifractal. Esta medida
¢ uma cascata multiplicativa binomial com os multiplicadores distribuidos conforme uma
funcao Beta simétrica de parametro p = 1.6. Na avaliagao realizada, as escalas de tempo
A indicam o nimero de realizagdes do processo original X (t) que é usado para gerar uma
realizagao do processo agregado ) . Xa(7)?. As curvas da Figura 3.2 apresentam dois
comportamentos: o primeiro é o comportamento nao-linear das curvas, principalmente
quando a escala de tempo (A) é inferior a 3 (trés) unidades. O segundo comportamento
verificado é a nao convergéncia das curvas para um valor especifico e uma mudanca brusca
no comportamento das curvas a partir da escala de tempo A = 3. A néo linearidade das

curvas é destacada pela ocorréncia da escala limitante, conforme definigdo em [22], com
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uma mudanca brusca no comportamento das curvas. A escala limitante pode entdo ser
definida a grosso modo como a escala de agregacao além da qual o processo é considerado

monofractal.

3.3 Resumo conclusivo

No trafego IP, hé evidéncias da existéncia da natureza fractal em longas escalas de tempo,
bem como a presenca de padroes divergentes em pequenas escalas de tempo. Neste
capitulo foi apresentada uma breve descricao de diversos fendmenos scaling existentes
no trafego das redes. Ficou claro que em escalas de tempo de centenas de milissegundos e
maiores, o trafego apresenta comportamento monofractal, enquanto que em escalas meno-
res o trafego apresenta comportamento multifractal. Foi também evidenciada a presenca
da escala limitante, que é a escala de agregacao do trafego a partir da qual o trafego deixa

de ser modelado como multifractal e passa a ser modelado como monofractal.



Capitulo 4

Analise do comportamento do
trafego IP em diferentes escalas de

tempo

Ferramentas estatisticas baseadas em transformadas wavelet de séries temporais sao utili-
zadas para o estudo das propriedades do comportamento scaling local e global [5]. Estas
ferramentas sao apropriadas para a deteccao e identificacao de comportamentos scaling e
para a estimativa estatistica subsequente de parametros relevantes de tais séries. Neste
capitulo, tais ferramentas sdo apresentadas. Além disso, apresenta-se resultados de estudo
realizado para verificar a ocorréncia do fendémeno scaling em tragos de trafego IP, utiliza-

dos no restante desta tese, quando estes sao agregados em escalas de tempo pequenas.

4.1 Deteccao da natureza scaling do trafego

Nesta segao, sao apresentados alguns conceitos sobre a natureza scaling de trafego, discu-

tidos sob o ponto de vista das transformadas wavelet. Um processo auto-similar (mono-

43
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fractal) X (t) de ordem ¢ apresenta momentos estatisticos definidos por [4]:
E|X ()" = BIX(D)| |t (4.1)

onde H é o parametro de Hurst. Esta definicao dos momentos estatisticos de um processo
monofractal X (¢), impde a restri¢ao de uniformidade nas variagoes (explosividade) de X ()
em diferentes instantes de tempo, ou seja, assume-se que o processo possui explosividade
uniforme, medida por H, em diferentes instantes de tempo. Um processo multifractal nao
apresenta a restricao de uniformidade nas suas variacoes e tem seus momentos estatisticos
definidos por [4]:

EIX(6)|" = B|X (1)[%.[¢"), (4.2)

onde ((q) é a fungao cascateamento. Esta fun¢ao apresenta um comportamento nao-linear
para os diferentes momentos ¢, o que caracteriza a ocorréncia de multifractalidade.

No dominio wavelet, os momentos sdo expressos da seguinte forma:
Eldx(j, k)|" = 2@ j = —o0, (4.3)

onde dx(j, k) é a série de incrementos (detalhes) obtidos pela decomposigao do processo
X (t) usando a transformada wavelet discreta. Os coeficientes da transformada wavelet

discreta sao definidos como:
ix(i.0) = [ XOvt), (4.4

onde X (t) 6 um processo estaciondrio de tempo continuo e o membro ;5 (t) = 279/24p (27t —
k) é gerado pela wavelet mae 1)(t) através da dilatacao de uma escala x = 27 e translacao
de 27k. Em um octavo fixo j, a sequéncia dx(j, -) corresponde a andlise de X (¢) na escala

27. Octavo j é o logaritmo da escala a na base 2, ou seja, a escala a = 27.
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A fungao cascateamento ((q) é entao definida por:

C(g) =aq— 5 (4.5)

onde «, é chamado de expoente de cascateamento (do inglés scaling exponent). Este
expoente tem o seu valor relacionado a explosividade do trafego, que no caso de processos

multifractais varia para os diferentes momentos estatisticos q.

4.1.1 Diagrama logescala

A estimativa de a, ¢ realizada através do método diagrama logescala (do inglés Logs-
cale Diagram-LD) do g-ésimo momento. Neste método, o, é definido pela inclinagao de
uma reta que se aproxima da curva gerada pela relagao entre S,(j) e 2/ em uma escala
logaritmica. A determinacao de S,(j) é discutida a seguir.

Inicialmente, sao estudadas as propriedades globais da série, que sao as estatisticas das
séries temporais vistas em cada nivel de resolugao (ou escala), definidas como uma fungao
escalar. A energia média contida em cada escala da série é examinada e a mudanca destes
valores na medida em que se vai de escalas mais grossas (escalas maiores) para escalas
mais finas (escalas menores) é, entdao, medida. A energia média na escala j é a média da

soma dos coeficientes wavelet elevado ao quadrado,

Sa(j) = nijz dx (G k)P, (4.6)

onde n; é o nimero de coeficientes wavelet dx(j, k) disponiveis no octavo j. O grafico do

logaritmo destas estimativas versus j é o chamado Diagrama logescala (LD):
LD: ZOQQSQ(_]) vs logsa = j ,

Para determinar a propriedade global da série, determina-se qualitativamente sob qual
intervalo existe uma relagio linear entre Sy(j) e 2/ em escala logaritimica, ou seja, sob

qual intervalo de escalas de tempo existe scaling.
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Em [66] encontra-se disponivel um conjunto de rotinas desenvolvido por Abry e Veitch
implementado no Software Matlab. Estas rotinas generalizam o Diagrama logescala, que
faz a analise do scaling de estatisticas de segunda-ordem, nos Diagramas logescala de
g-ésimas-ordens, para ¢ € R, usando as estimativas da funcao particao:

j

S0 = - 3 ldx (G R~ Bldx (G R (@7

T k=1
onde n; é nimero de detalhes dx(j,.), na escala de tempo j, gerados pela decomposicao
de X(t), usando-se uma transformada wavelet discreta.
O gréfico de S,(j) versus 27 em escala logaritimica representa o Diagrama logescala

de g-ésima-ordem (¢-LD) e permite a andalise do scaling local (Figura 4.1).

Zeta, ; Diagram, N=3 (i, J,)= (1.4). {_ ;5 =0.262 (Uniform), Q=0.001487 ,NG
q=1, Q=0.6869 q=15 Q=0975 q=2, Q=09973
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Figura 4.1: Diagramas logescala de g-ésima ordem do fluxo IP do trago MEM-1111247410.

Esta generalizagao é fundamental para o estudo da multifractalidade, pois um processo
multifractal ndo pode ser descrito por um tnico expoente como o parametro de Hurst H, e

momentos de maiores ordens também precisam ser analisados, fazendo-se necesséario obter
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um conjunto de expoentes ay.

Deteccao de scaling

O objetivo da andlise do scaling local é coletar informagoes caracteristicas sobre os picos
e a localizacao dos varios expoentes ¢,. Para um ¢ fixo, um padrao ¢é visto como uma
linha reta no Diagrama logescala de g-ésima ordem, com pelo menos quatro octavos de
comprimento, e a medida de sua inclinacao (slope) é a estimativa do expoente scaling «
correspondente (Figura 4.1). Se para cada ¢, uma linha reta é encontrada no ¢-LD sob
uma mesma faixa de escalas, entao ha presenca de scaling. O intervalo de valores usado
foi ¢ € [0,6]. Este intervalo foi escolhido através de uma escolha conservadora baseada
em estudos relatados em [67].

A principio néo se sabe em quais escalas, se houver alguma, existe scaling. Na prética,
esta decisao é feita com os valores octavos de corte menor e maior, j; e j, respectivamente,
de cada intervalo suspeito de haver scaling. A heuristica usada consiste na existéncia de
uma linha de regressao que corte cada intervalo de confianga do intervalo [j1, j2] escolhido,
isto é, o intervalo [ji,jo] deve apresentar uma linearidade nos ¢-LD. Para a regressao
ser bem definida ao menos quatro escalas de tempo s@o necessarias e, sendo () o valor
retornado no teste Chi-square goodness of fit, () deve ser maior que 0,05. Quanto maior

for o valor de (), maior sera a linearidade do intervalo.

4.1.2 Diagrama multiescala

Para testar se um processo possui multifractalidade em um intervalo [ji, j2] que possui
scaling, dois parametros foram introduzidos: ¢, = ay—¢q/2 e hy = (,/q. Em [4], descreve-se
um método, chamado de diagrama multiescala (do inglés Multiscale Diagram-MD), para
se determinar a ocorréncia de multifractalidade em um processo. Este método consiste
em verificar o comportamento da fun¢ao ((¢) em relagdo aos momentos estatisticos g.
Caso a fungao ((q) apresente um comportamento nao-linear verifica-se a ocorréncia de

multifractalidade no processo avaliado.
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Além do Diagrama Multiescala, o Diagrama Multiescala Linear (do inglés Linear
Multiscale Diagram) também pode ser usado para detectar multifractalidade. Ele traca
hy = (,/q versus q. Neste diagrama, a monofractalidade é revelada por uma curva hori-
zontal, ao passo que a multifractalidade pode ser detectada por uma curva nao horizontal.

O MD e o LMD do fluxo IP (Figura 4.2) do trago MEM-1111247410 apresentaram

respectivamente nao-linearidade e nao-horizontalidade, indicando evidéncias de multifrac-
talidade.

Multiscale Diagram: (j,.j,) = (1, 4)

Linear Multiscale Diagram: ha|=cq /q

; 0.4F !
~05 ¥ ]

_ot N

Figura 4.2: Diagrama Multiscale e Diagrama Multiscale Linear do fluxo IP do trago
MEM-1111247410.

Interpretacao do scaling

A existéncia de linearidade no Diagrama multiescala e horizontalidade no Diagrama mul-
tiescala Linear descrevem processos monofractais, enquanto que a nao-linearidade no Di-
agrama multiescala e a nao-horizontalidade no Diagrama multiescala Linear descrevem

processos multifractais. Um ponto essencial no uso da ferramenta é que o conceito de
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alinhamento é relativo aos intervalos de confianca, e nao ao alinhamento proximo dos ex-
poentes (, em si. Os intervalos de confianca dos expoentes aumentam monotonicamente
com o aumento do valor de j para escalas cada vez maiores.

As conclusoes sobre a natureza scaling dos tragos selecionados para este estudo sao

descritas e detalhadas a seguir.

4.2 Descricao dos tracos analisados

Foram analisados tragos de pacotes coletados da Internet com diferentes perfis obtidos
do projeto de pesquisa PMA (The NLANR Passive Measurement and Analysis Project),
que disponibiliza em seu WEB site dezenas de tracos por dia, provenientes de pontos de
coleta de diversas partes do mundo [2].

Os tragos de trafego real utilizados tiveram a ocorréncia de multifractalidade verificada
através dos métodos diagrama multiescala e diagrama multiescala linear. Os tragos usados
nessa avaliacao sao de dominio piblico e contém o registro do trafego de redes operacionais
no periodo de 2003 a 2005. Esses tragos registraram o trafego em pontos de agregacao
das redes vBNS e Internet2 ABILENE e foram obtidos no sitio NLANR (www.nlanr.net).
A Tabela 4.1 resume as informacoes dos tracos.

Para garantir a generalidade do estudo, os tragos oriundos de pontos de coleta diversos
foram escolhidos aleatoriamente. Os tragos estudados sao provenientes de enlaces OC3,
0C48 e OC192. Os tragos brutos foram processados com a Ferramenta CAIDA Coralreef
[62] e com programas em C++ desenvolvidos pelos autores, permitindo a extra¢ao do
horério de chegada (com precisdo em microsegundos), protocolo IP e tamanho (em bytes)
de cada pacote do traco. Neste estudo somente as informacoes relativas aos fluxos IP sao
utilizadas.

A Figura 4.3 apresenta os graficos log-log dos momentos estatisticos ¢’s do processo
incremento agregado do trafego IP dos tragos ANL-1111548257, MEM-1111247410, MEM-
1111679715, MEM-1112013766 e TXS-1113503155 e a Figura 4.4 os graficos log-log dos
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Tabela 4.1: Descricao dos tracos de trafego real usados na tese.

Trago ‘ Data ‘ Tamanho ‘ Numero de pacotes IP ‘ Link ‘ Taxa (Mbps) ‘ Ponto de agregagéo ‘
ANL-1111548257 03/22/2005 20:11 561 KB 42420 0c3 2,3 Argonne National Lab.
MEM-1111247410 03/19/2005 07:56 1,1 MB 75122 oc3 2,6 University of Memphis
MEM-1111679715 22/03/2005 14:10 1.5MB 103372 oc3 4,4 University of Memphis
MEM-1112013766 03/28/2005 04:49 980 Kb 70259 oc3 1,8 University of Memphis
MEM-1053844177 05/24/2003 23:54 1,2MB 78122 0C3 2,65 University of Memphis
TXS-1113503155 04/14/2005 11:31 226 KB 16895 0Cc3 6,8 Texas universities

IPLS-CLEV-20020814-090000-0 14/08/2002 09:00 782MB 42998801 0C48 412,131 Abilene (Indianapolis)
IPLS-CLEV-20020814-090000-1 14/08/2002 09:00 730MB 40153607 0C48 457,852 Abilene (Indianapolis)
IPLS-CLEV-20020814-091000-0 14/08/2002 09:10 767MB 41230376 0C48 363,754 Abilene (Indianapolis)
20040601-193121-0 06/01/2004 19:00 1,2GB 56624949 0C192 770,00 Abilene (Indianapolis)
20040601-193121-1 06/01/2004 19:00 1,3GB 67363371 0C192 1.648 Abilene (Indianapolis)
20040601-194000-1 06/01/2004 20:00 1,4GB 71710474 0C192 828,616 Abilene (Indianapolis)

Tabela 4.2: Caracteristica Scaling dos tracos de trafego usados na tese.

‘ Trace ‘ AF ‘ Valor médio do expente de Holder ‘ Var ‘ I.C. ‘
ANL-1111548257 2.7ms 0.726 0.03 0.007
MEM-1111247410 3.3ms 0.695 0.0085 0.01
MEM-1111679715 5.4ms 0.758 0.008 0.031
MEM-1112013766 3.0ms 0.72 0.009 0.005
MEM-1053844177 6.7ms 0.687 0.007 0.003
TXS-1113503155 1.3ms 0.89 0.0408 0.03

IPLS-CLEV-20020814-090000-0 3ms 0.83 0.0400 0.03
IPLS-CLEV-20020814-090000-1 2,8ms 0.792 0.007 0.001
IPLS-CLEV-20020814-091000-0 3,2ms 0.675 0.001 0.003
20040601-193121-0 1.6ms 0.683 0.0014 0.009
20040601-193121-1 1.3ms 0.689 0.0021 0.0013
20040601-194000-1 1.3ms 0.622 0.0027 0.001

momentos estatisticos ¢’s do processo incremento agregado do trafego IP dos tracos
IPLS-CLEV-20020814-090000-0, IPLS-CLEV-20020814-090000-1, IPLS-CLEV-20020814-
091000-0, 20040601-193121-0, 20040601-193121-1 e 20040601-194000-1 . Cada curva de
cada gréafico representa um momento estatistico ¢ = [1,2,3,4,5,6]. O valor de A* é
definido pela escala de tempo na qual ocorre a mudancga de comportamento das curvas
dos momentos. Como observado nas figuras, h4& uma mudanga no comportamento das
curvas dos fluxos no ponto correspondente a escala de tempo limite. Por exemplo, na
Figura 4.3(a), hd uma mudanga no comportamento das curvas do trago ANIL-1111548257
quando In(A) é aproximadamente 1,1. Como In(A*) ~ 1,1 entdo, A* ~ 3ms. Todas as
escalas abaixo de A* estao tipicamente no regime de pequenas escalas e fazem parte das

escalas de interesse deste estudo.
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Figura 4.3: Log-log plot dos momentos estatisticos do processo incremento agregado
dos fluxos IP dos tracos ANL-1111548257, MEM-1111247410, MEM-1111679715, MEM-
1112013766 e TXS-1113503155 .
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Figura 4.4: Log-log plot dos momentos estatisticos do processo incremento agregado
dos fluxos IP dos tracos IPLS-CLEV-20020814-090000-0, IPLS-CLEV-20020814-090000-
1, IPLS-CLEV-20020814-091000-0, 20040601-193121-0, 20040601-193121-1 e 20040601-

194000-1.
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Para identificar as propriedades scaling do trafego, foram utilizadas as ferramentas
descritas anteriormente. As anélises estatisticas de segunda ordem e de ordens superiores
foram feitas usando os Diagramas logescala de g-ésima ordem, o Diagrama multiescala e
o Diagrama multiescala Linear.

Através do Diagrama logescala de g-ésima ordem, para todos os tragos estudados foi
encontrado um intervalo contendo scaling, cujas escalas de tempo sao menores que o
respectivo A*.

Os Diagramas logescala de g-ésima ordem resultantes da andlise dos fluxos IP do trago
ANL-1111548257 sao mostrados na Figura 4.5. O valor de @, exibido no canto superior
direito de cada diagrama, corresponde ao valor de linearidade retornado no teste de re-
gressao para a reta contida no intervalo [, j2]. Os altos valores de ) encontrados indicam

linearidade, e portanto, revelam a presenga de scaling no intervalo testado [j1, ja] = [1,4].

Zeta, ; Diagram, N=3  (j,,)= (1:4), G_q 5 = 0.408 (Uniform), Q= 0.39756 ], NG

q=1, Q=0.7146 q=15 Q=0.7163 q=2, Q=0.7485

log, (,())

Figura 4.5: Diagramas logescala de g-ésima ordem do fluxo IP do trago ANL-1111548257.

Para testar se um processo é multifractal, estimou-se para cada Diagrama logescala

de ¢-ésima ordem a inclinacao da reta encontrada nas pequenas escalas de tempo.
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Figura 4.6: Diagrama Multiscale e Diagrama Multiscale Linear do fluxo IP do trago
ANL-1111548257 (a) e MEM-1111247410 (b).

A partir das inclinacoes estimadas, finalmente, obteve-se os Diagramas multiescala e
os Diagramas multiescala Lineares para os fluxos IP de cada trago.

Exemplificando, os MD e LMD dos fluxos IP dos tragos ANL-1111548257(Figura
4.6(a)) e MEM-1111247410 (Figura 4.6(b)) apresentaram, respectivamente, nao-linearidade

e nao-horizontalidade, indicando evidéncias de multifractalidade.

4.3 Resumo conclusivo

Este capitulo apresentou conceitos sobre o comportamento scaling do trafego expressos
no dominio wavelet. Apresentou também as ferramentas utilizadas para avaliacao do
comportamento scaling observado nos tracos de trafego utilizados o restante desta tese.

Finalmente, apresentou de forma resumida os resultados da avaliacao do tracos de trafego.



Capitulo 5

Mudancas de escala no trafego em

redes OBS

Um dos aspectos fundamentais para o dimensionamento da rede é a caracterizacao das
estatisticas do trafego a ser transportado e, em especial, caracterizacao da explosividade
do tréfego em diferentes escalas de tempo. No capitulo 3 discutiu-se a presencga da escala
de tempo limitante em fluxos multifratctais. Viu-se que o tréafego quando agregado em
escalas de tempo acima da escala de tempo limitante pode ser modelado como monofractal,
enquanto que o trafego agregado em escalas de tempo menores que a escala de tempo
limitante é modelado como multifractal. Dado que as redes OBS operam agrupando
pacotes em rajadas, é possivel que esse processo cause mudancas nas propriedades do
trafego. Neste capitulo, avalia-se se o processo de montagem de rajadas usado nas redes
OBS pode realizar transformacoes nas propriedades estatisticas do trafego que adentra a

rede OBS.

5.1 Analise de Mudanca de Escala

Para avaliar as mudancas das caracteristicas estatisticas do trafego, experimentos de si-

mulac@o foram realizados usando o simulador NS-2 equipado com o médulo OBSns [1].

55
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Os experimentos foram conduzidos de forma a avaliar as mudangas das propriedades es-
tatisticas do trafego decorrente do processo de montagem de rajadas. Nos experimentos,
um né OBS de borda é alimentado com trafego IP multifractal. O trafego de saida do

montador é entao coletado e analisado como ilustrado na Figura 5.1.

DOMINIO OBS

Trafego de entrada multifractal Trafego analisado

ol | |
W(ED» BU ID' s Canal de dados
>ED> jD> Canal dEE{rE&:

No de borda

Ponto de coleta

= Pacote IP
= Pacote de controle
= Rajada de dados

= Unidade de montagem de rajadas

e ks

= Escalonador de canais

Figura 5.1: Cenario usado nas simulagoes.

O expoente de Holder para os tracos foram calculados de acordo com o procedimento
apresentado em [10]. A Tabela 5.1 apresenta a escala limitante (A*) e o valor maximo
do temporizador usado na montagem das rajadas (t;), a média e a variancia do expoente
de Holder, bem como o intervalo de confianga usado para o calculo da média. O valor
escolhido para o temporizador abaixo da escala limitante (¢; < Ax) corresponde a dez
vezes o valor usado para realizar a agregacao do respectivo traco de trafego.

As Figuras 5.2 e 5.3 mostram o Diagrama Multiescala (MD) e o Diagrama Linear
Multiescala (LMD) do trafego que alimenta o né de borda da rede OBS. E importante
notar que o fenomeno da multifractalidade pode ser observado tanto no diagrama MD

quanto no LMD.
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Tabela 5.1: Expoente de Holder e escala de tempo limite do trafego multifractal de
entrada.

[ Trago [ A¥ T t; > AT ] t; <A™ T Valor médio do expente de Holder Var I.C.
ANL-1111548257 2.7ms 3ms ims 0.726 0.03 0.007
MEM-1111247410 3.3ms 4ms ims 0.695 0.0085 0.01
MEM-1111679715 5.4ms 6ms 3ms 0.758 0.008 0.031
MEM-1112013766 3.0ms 4ms 1ims 0.72 0.009 0.005
MEM-1053844177 6.7ms Tms 6ms 0.687 0.007 0.003
TXS-1113503155 1.3ms 2ms ims 0.89 0.0408 0.03

IPLS-CLEV-20020814-090000-0 3ms 4ms ims 0.83 0.0400 0.03
IPLS-CLEV-20020814-090000-1 2,8ms 4ms 1ims 0.792 0.007 0.001
IPLS-CLEV-20020814-091000-0 3,2ms 4ms 1ims 0.675 0.001 0.003
20040601-193121-0 1.6ms 2ms 1ims 0.683 0.0014 0.009
20040601-193121-1 1.3ms 2ms ims 0.689 0.0021 0.0013
20040601-194000-1 1.3ms 2ms 1ims 0.622 0.0027 0.001
Multiscale Diagram: (j,j,) = (5. 8) Linear Multiscale Diagram: h.<L, /q
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(a) Diagrama Multiescala do Trago MEM- (b) Diagrama Multiescala Linear do Traco MEM-
1111679715. 1111679715.

Figura 5.2: Diagramas Multiescala e Multiescala Linear do Trago MEM-1111679715.

Multiscale Diagram: (j,.j,) = (5, 8) Linear Multiscale Diagram: hq:gu/q
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(a) Diagrama Multiescala do traco TXS- (b) Diagrama Multiescala Linear do Trago TXS-
1113503155. 1113503155.

Figura 5.3: Diagramas Multiescala e Multiescala Linear do Trago TXS-1113503155.
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A préxima secdo apresenta os resultados obtidos, avaliando a influéncia das politicas
de montagem baseadas em janelas de tempo e em volume de trafego nas propriedades do
trafego resultante do processo de montagem de rajadas. Devido a limitacoes de espaco, re-

sultados sdo apresentados apenas para os tracos MEM-1111679715 and TXS-1113503155.

5.2 Resultados numeéricos

5.2.1 O impacto dos limiares de tempo na escala do trafego de

saida

No primeiro cendrio, t; é maior que o valor da escala limitante (A*) do trafego de entrada.
No segundo cendrio, t; é menor que A*. Com esses cenarios, pretende-se verificar o
relacionamento entre o valor do limiar usado na montagem das rajadas e as propriedades

estatisticas do trafego resultante.

Cenério 1: t; > A*

As Figuras 5.4 e 5.5 mostram os diagramas MD e LMD do trafego de saida do montador
de rajadas. Este trafego é resultante das transformacoes do triafego de entrada dos tracos
MEM-1111679715 and TXS-1113503155, respectivamente. O comportamento linear das
curvas no diagrama MD indica a monofractalidade do trafego de saida, dado que a funcao
de cascateamento ((q) apresenta comportamento linear nos varios momentos estatisticos
g, o que pode ser confirmado pelo diagrama LMD que mostra alinhamento horizontal
para os dois tracos. Pode-se concluir que o processo de montagem de rajadas em escalas
de tempo maiores que a escala limitante de um trafego multifractal transforma as ca-
racteristicas do trafego de entrada de multifractal para monofractal. A segunda coluna
da Tabela 5.3 mostra o parametro de Hurst (H;) do trafego monofractal resultante do

processo de montagem usando janelas de tempo.
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Linear Muliscale Diagram: h,=C, /q
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(a) Diagrama Multiescala do Trafego de Saida. (b) Diagrama Linear Multiescala Linear do
Trafego de Saida.

Figura 5.4: Anélise do Traco MEM-1111679715 para t; > A*.

Multiscale Diagram: (j‘,jz) = (13, 16)

Linear Muliscale Diagram: h,=C_ /q

(a) Diagrama Multiescala do Trafego de Saida. (b) Diagrama Multiescala Linear do Trafego de
Saida.

Figura 5.5: Anélise do Trago TXS-1113503155 para t; > A*.
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Cenario 2: t; < A*

Linear Multiscale Diagram: h=(./q
Multiscale Diagram: (j,,j,) = (9, 12) T T
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(a) Diagrama Multiescala do Trafego de Saida. (b) Diagram Multiescala Linear do Trafego de
Saida.

Figura 5.6: Anélise do trago MEM-1111679715 para t; < A*.

Linear Multiscale Diagram: h,=C, /q
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(a) Diagrama Multiescala do Trafego d Saida.  (b) Diagrama Multiescala do Trafego de Saida.

Figura 5.7: Anélise do Trago TXS-1113503155 para t; < A*.

As Figuras 5.6 e 5.7 mostram os resultados para t; < A*. As curvas do diagrama MD
tem um comportamento nao linear que indica a multifractalidade. O padrao multiescala
pode ser percebido pela auséncia de alinhamento horizontal nas curvas do diagrama LMD.
Pode-se concluir, portanto, que o processo de montagem de rajadas em escalas de tempo
menores que a escala limitante do trafego de entrada mantém as propriedades multifractais

do trafego.
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5.2.2 O impacto do limiar do volume de trafego na escala do

trafego de saida

Como ilustrado na secao anterior, a natureza das propriedades estatisticas do trafego
resultante do processo de montagem de rajadas, depende do relacionamento entre o valor
limite do temporizador (¢;) usado na politica de montagem e o valor da escala limitante
do trafego de entrada.

Para investigar o relacionamento entre a escala de tempo do processo de montagem e a
escala limitante do trafego de entrada, o volume de trafego de entrada (b;) foi dividido pela
taxa média de chegadas (\). Essa escala de tempo é entdo comparada a escala limitante
do trafego de entrada.

Os experimentos foram conduzidos usando limiares para o contador de bytes que
implicassem em escalas de montagem abaixo da escala limitante do trafego de entrada
ou em escalas de montagem acima da escala limitante do trafego de entrada. Os valores
escolhidos foram, respectivamente, 1KB [29] e 125KB [43].

Os tragos MEM-1111679715 e TXS-1113503155 tém taxa média de chegadas () de 4.4
e 6.8 Mbps, respectivamente. O contador de bytes de 1KB produz uma escala de tempo
de montagem (¢;) de 1,8 e 1,2 ms para os tragos MEM-1111679715 e TXS-1113503155.
Esses valores sao menores que a escala limitante limite (A*) do trafego de entrada. Por
outro lado, o contador de bytes de 125KB corresponde a escala do tempo de 0,22 e 0,15
segundos para os tragos MEM-1111679715 e TXS-1113503155. Essas escalas sdo maiores

que a escala limitante do trafego de entrada.

Cendrio 1: b;/\ > A*

As Figuras 5.8 e 5.9 mostram os resultados da andlise do trafego resultante do processo
de montagem de rajadas com b;/\ > A*. Os diagramas MD mostram comportamentos
similares. A fungao de cascateamento ((g) apresenta comportamento linear. O compor-

tamento monofractal é confirmado pelo alinhamento horizontal apresentado no diagrama
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LMD. Tal comportamento da funcao de cascateamento caracteriza a ocorréncia de mono-
fractalidade.

Assim, o processo de montagem de rajadas usando limiares maiores que o produto entre
a taxa média de chegadas e o valor da sua escala limitante transforma um tréfego com
caracteristicas multifractais em um trafego com caracteristicas monofractais. A terceira
coluna da Tabela 5.3 mostra o parametro de Hurst (H,) do trafego resultante do processo
de montagem, quando a politica de montagem de rajadas baseada em volume de trafego

¢é utilizada.
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(a) Diagrama Multiescala do Trafego de Saida.  (b) Diagrama Multiescala do Tréfego de Saida.

Figura 5.8: Andlise do Traco MEM-1111679715 para b;/\ > A*.

Linear Multiscale Diagram: hq:gq/q

Multiscale Diagram: (j,.j,) = (4, 7)

[ "
05} “ ) -0
-1r AN \ 024
—1.5F o S
2 by 1 e
q R \% L0228
-2.5f o +\ 1 -03
3t \+ N \% 1 03
—35+ H Y ,} - -0.34

0 1 2

o wl
o

(a) Diagrama Multiescala do Trafego de Saida. (b) Diagrama Multiescala Linear do Trafego de
Saida.

Figura 5.9: Andlise do Trago TXS-1113503155 para b;/\ > A*.
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Cendrio 2: b;/\ < A*

Multiscale Diagram: (j‘,iz) =(10, 13) Linear Multiscale Diagram: hq:;q/q
T T

(a) Diagrama Multiescala do Trafego de Saida.  (b) Diagrama Multiescala do Tréfego de Saida.

Figura 5.10: Andlise do Trago MEM-1111679715 para b;/\ < A*.
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(a) Diagrama Multiescala do Trafego de Saida. (b) Diagrama Multiescala Linear do Trafego de
Saida.

Figura 5.11: Andlise do Trago Trace TXS-1113503155 para b;/A < A*,

As Figuras 5.10 a 5.11 mostram a andlise do trafego resultante do processo de monta-
gem de rajadas com b;/\ < A*. No diagrama MD, as curvas apresentam comportamento
nao linear o que indica a presenca de multifractalidade no trafego. Além disso, o diagrama

LMD mostra alinhamento ndo horizontal.
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Tabela 5.2: Expoente de Holder do Trafego Multifractal de Saida.

’ Traco ‘ Mediay ‘ Var, ‘ 1.C, ‘ Media, ‘ Var, ‘ 1.C., ‘
MEM-1111247410 | 0.601 0.006 | 0.009 | 0.653 0.002 | 0.001
MEM-1111679715 | 0.598 0.008 | 0.011 | 0.632 0.004 | 0.002
MEM-1112013766 | 0.601 0.009 | 0.003 | 0.622 0.004 | 0.002
ANL-1111548257 | 0.546 0.008 | 0.002 | 0.603 0.016 | 0.020
TXS-1113503155 | 0.655 0.010 | 0.013 | 0.732 0.008 | 0.015

Tabela 5.3: Parametro de Hurst do Tréfego Monofractal de Saida.

’ Trago ‘ H; ‘ H, ‘
MEM-1111247410 | 0.669 | 0.682
MEM-1111679715 | 0.595 | 0.687
MEM-1112013766 | 0.629 | 0.675
ANL-1111548257 | 0.598 | 0.639
TXS-1113503155 | 0.672 | 0.797

5.2.3 O Efeito Suavizador das Politicas de Montagem de Raja-

das

A fim de avaliar a suavizacado do trafego causada por diferentes processos de montagem
de rajadas, as propriedades estatisticas do trafego produzido por essas politicas foram
comparadas.

A Tabela 5.2 apresenta a média e a variancia dos valores assumidos pelo expoente de
Holder do trafego multifractal resultante do processo de montagem, bem como o intervalo
de confianca do valor médio. Os sub-indices ¢t e v denotam, respectivamente, as politicas
baseadas em janelas de tempo e em volume de trafego. A Figura 5.12 apresenta os
resultados para comparacao visual.

Quando comparados a média e a variancia do trafego de entrada, fica claro que o
processo de montagem suaviza o trafego de entrada. Isto é evidenciado pela reducao da

média e da variancia do expoente de Holder. A reducao da média do expoente de Holder
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B Média Entrada BMadia Saida (Terrpo) OMadia Safda (Vaolurme) |

Média do expoente de Holder

MEN- MEN- M EM- ANL- THE-
1111247440 1111678715 1112013766 1111548257 1113503155

Traco de trafego

Figura 5.12: Média do expoente de Holder dos trafegos de entrada e saida do montador
de rajadas.

indica que a explosividade do trafego em escalas de tempo menores foi reduzida. Além
disso, a reducéo da variancia indica que a variabilidade da explosividade do trafego nessas
escalas de tempo também foi reduzida. Comparando as duas politicas, pode-se notar que
a média do expoente de Holder produzida pela politica de montagem de rajadas baseada
em janelas de tempo é menor que o valor produzido pela politica baseada em volume de
trafego, o que indica uma suavizacio do trafego em pequenas escalas de tempo.

A Tabela 5.3 apresenta o parametro de Hurst do trafego resultante do processo de
montagem, quando as politicas baseadas em janelas de tempo e em volume de trafego
foram utilizadas. O parametro de Hurst foi calculado usando o estimador A-V disponivel
em [66]. Pode-se notar que as politicas baseadas em volume de tréfego produzem trafego
monofractal com parametro de Hurst mais alto que o parametro de Hurst produzido pela
politica baseada em janelas de tempo. Uma hipdtese para a explicacao desse fenomeno é
que a politica baseada em volume de trafego produz rajadas maiores que a politica baseada
em janelas de tempo (Tabela 5.4). Na politica baseada em janelas de tempo, alguns
pacotes pertencente ao mesmo fluxo sao transmitidos em rajadas diferentes enquanto que
na politica baseada em volume de trafego esses mesmos pacotes sao transmitidos em
uma Unica rajada. Periodos maiores de atividade e de siléncio sao, consequentemente,
produzidos nas politicas baseadas em volume de trafego o que pode, hipoteticamente,

levar a maiores dependéncias de longa duracao.
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5.2.4 O impacto das mudancgas do trafego no dimensionamento

da rede

Para avaliar o impacto causado pelas transformacoes das propriedades estatisticas do
trafego no dimensionamento da rede OBS, o cenario descrito na Figura 5.13 foi utilizado
nas simulagoes. A figura apresenta uma rede composta por 3 nés de borda (2 de ingresso
e 1 de egresso) e um né de nicleo. Os nés de borda de ingresso sao alimentados com
trafego multifractal gerados a partir dos tracos de trafego citados na Tabela 4.1. Cada

enlace possui uma unica fibra com 16 canais de dados e 2 canais de controle.

N6 de borda

,"/Ingreslsé .«
/ “~._ Egresso

N6 de micleo RN

Figura 5.13: Cenério utilizado na avaliacdo do impacto do trafego no dimensionamento
da rede.

A idéia é avaliar se as transformagoes ocorridas no trafego tém impacto significativo
no dimensionamento da rede. Para tal, foi medida a probabilidade de bloqueio (PB),
a quantidade de canais adicionais (em relacdo ao dimensionamento usado para medir a
probabilidade de bloqueio) para que a rede experimente probabilidade de bloqueio igual
a zero (C) e o numero médio de pacotes em cada rajada (NP).

A Tabela 5.4 apresenta os resultados da simulagdo. Pode-se perceber que tanto na politica de
montagem baseada em volume de trafego, quanto na politica baseada em janelas de tempo, a rede
OBS experimenta maior probabilidade de bloqueio, quando o trafego resultante do processo de

montagem de rajadas possui caracteristicas multifractais. Isto acontece devido a alta frequéncia
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Tabela 5.4: Probabilidade de Bloqueio e Demanda de Canais Adicionais.

Politica Volume de trafego Janelas de tempo
Trafego | Multifractal | Monofractal Multifractal | Monofractal
Trace PB|C|NP|PB|C|NP |PB |C|NP|PB|C]|NP
ANL57 [ 4% |1 [3,1 0% |0 [255 (2% |1 |3,0[0% |0 |258
MEM10 | 2% |1 |47 | 0% |0 | 3518 | 1% |1 |24 |0% |0 |351,5
MEM15 [ 1% |1 |56 | 0% |0 | 2891 |2% |1 |18 |0% |0 | 267,2
MEM66 | 3% |1 | 2,8 | 0% |0 | 7114 | 1,3% |1 | 2,7 | 0% | 0 | 451,2
TXS55 [0% |0 |74 |0% |0 |451,2]01% |1 |14 | 0% |0 | 306,5
Média | 2% |1 [ 4,7 | 0% |0 | 411,7 | 1,3% |1 [2,0 [ 0% | 0 | 326,9

de rajadas e pacotes de controle gerados. Como pode ser visto na Tabela 5.4, a quantidade de
pacotes por rajadas (NP) é de 4,7, quando a politica de motagem baseada em volume de trafego
é utilizada e de 2,0 quando a politica baseada em janelas de tempo é utilizada. Isto gera um
numero elevado de pacotes de controle na rede e, consequentemente, uma quantidade maior de
canais é necessaria para realizar o escalonamento de todas as rajadas e pacotes de controle. A
auséncia tempordria desses recursos faz, obviamente, com que a probabilidade de bloqueio seja
maior.

Comparando as politicas de montagem, percebe-se que a politica baseada em volume de
trafego produz probabilidades de bloqueios mais altas do que a politica baseada em janelas de
tempo, dado que a politica baseada em volume de trafego produz trafego com maior explosi-
vidade e a sua demanda de recursos é mais elevadas do que a politica baseada em janelas de

tempo.

5.3 Resumo conclusivo

Investigou-se, neste capitulo, o efeito de politicas de montagem de rajada nas caracteristicas
scaling do tréfego IP que adentra um dominio OBS. Resultados obtidos via simulagao revelaram
que os mecanismos de montagem de rajadas causam o efeito de suavizacao da explosividade do
trafego de entrada da rede. A média e a variancia do expoente de Holder do trafego multifractal

resultante do processo de montagem de rajadas sao menores do que aquelas encontradas no
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trafego que adentra o dominio OBS. Além disso, resultados mostram, também, que a escolha
dos valores usados no temporizador (em caso de politicas baseadas em janelas de tempo) ou no
contador de bytes (no caso das politicas baseadas em volume de trafego) tém impacto significativo
nas propriedades estatisticas do trafego.

Mostrou-se que se o limiar do temporizador (no caso da politica de montagem baseada em
janelas de tempo) ou do produto entre a taxa média do trafego de entrada e o valor da escala
limitante (no caso especifico de politicas baseadas em volume de tréfego) for maior que o valor da
escala limitante do trafego original, a montagem de rajadas produz trafego com caracteristicas
monofractais, enquanto que o uso de valores menores que o valor da escala de tempo limitante
produz trafego com caracteristicas multifractais.

As politicas baseadas em volume de trafego produzem trafego monofractais com parametro
de Hurst mais alto que as politicas baseadas em janelas de tempo. Além disso, politicas baseadas
no volume de trafego produzem trafego multifractal cujo expoente de Holder possui valores mais
altos que os produzidos por politicas baseadas em janelas de tempo. Indica-se, portanto, o uso
de politicas de montagem de rajadas baseadas em janelas de tempo.

Além disso, para diminuir a demanda de recursos da rede, recomenda-se que os valores dos
limiares usados nas politicas de montagem de rajadas sejam escolhidos, de forma a produzir
trafego com caracteristicas monofractais. Recomenda-se, portanto, que limiares para politicas

de montagem sejam adotados em funcao da escala limitante do trafego que adentra um dominio

OBS.



Capitulo 6

Algoritmo para determinacao

automatica da escala limitante

Como discutido no Capitulo 5, o processo de montagem das redes OBS podem provocar sua-
vizacao no trafego da rede e uma diminui¢do na demanda por recursos da mesma. Além disso,
viu-se que tais transformagoes dependem da escolha dos parametros de montagem de rajadas em
funcao da escala limitante dos fluxos multifractais. Entretanto, como mencionado, a detecgao
da escala limitante de um fluxo de trafego multifractal é feita através de inspegdo visual do
diagrama log-log do processo incremento agregado em funcao do intervalo de agregacao. Esta
andlise por vezes resulta em erro ja que pequenas variagoes na estrutura dos graficos sao comuns
e quase imperceptiveis de serem visualmente notadas.

Neste capitulo, apresenta-se um método baseado no modelo de regressao linear dos minimos

quadrados para obtencao da escala limitante de um fluxo multifractal.

6.1 Deteccao da escala limitante de fluxos multifrac-
tais

Como exposto anteriormente, a escala limitante determina a escala de agregacao a partir da

qual o fluxo apresenta estatisticas monofractais. Isto implica que, a partir da escala limitante,
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o conjunto de pontos (x;,y;); x; = log(A) e y; = log(> >, Xa(4)?), dispoem-se linearmente no
plano log(A)xlog(> >, Xa(i)?).

Dado um conjunto de n pontos {(z1,41), (x2,%2), ..., (Tn,yn)}, & qualidade do modelo de
uma regressio linear simples é definida pelo coeficiente de determinacio, R2. Ele é uma medida
da proporg¢ao da variabilidade em uma varidvel, que é explicada pela variabilidade da outra.
Assim em uma correlacio perfeita, R?> = 1. O coeficiente de determinacio é dado pela seguinte

expressao:

(( D ?JZQ) - ny2> — i «%2 —bod iy yi — b )i iy

(Z?:l yf) - ny?

R? = (6.1)

com by =7y — 1T e bl = %

Considere o conjunto de pares ordenados {(x1,41), (x2,¥2), ..., (Tn,yn)}. Sabe-se que existe
um alinhamento entre os pontos {(zax, Ya*), ..., (Tn,Yn)}, onde (zax,yax) representa o ponto
correspondente a escala limitante. Além disso, sabe-se que a funcao formada pelos pontos
{(z1,y1), -, (xA*—1,YA*—1)}, Ou apresenta comportamento nao linear, ou apresenta compor-
tamento linear com inclinagao diferente da apresentada pelos pontos {(xax, Ya=), ..., (Tn, yn)}-
Assim, o método proposto para deteccao da escala limitante consiste na observacao do compor-
tamento da funcao formada pelos diferentes valores assumidos pelo coeficiente de determinacgao
a medida que novos pontos (x;,y;) sdo adicionados a regressao.

Partindo do ponto (z,,y,) o método incrementalmente re-calcula o valor do coe-
ficiente de determinacdo ao adicionar mais pontos ao conjunto. Como os pontos de
{(xa*,Yr+), s (Tn, Yn) } Possuem alinhamento, é esperado que o valor de R? seja préximo
de um, quando a qualidade da regressao linear é boa. Por outro lado, a medida que os
pontos pertencentes a regiao de nao linearidade sao adicionados ao conjunto de pontos,
o valor de R? se deteriora. Desta forma, é possivel saber o ponto de transicio entre os
regimes monofractal e multifractal. O método é apresentado no Algoritmo 1.

O algoritmo recebe, para cada momento estatistico ¢ (¢ variando entre @, que
corresponde ao maior valor que ¢ pode assumir e g, 0 menor valor que ¢ pode assumir),

um conjunto S, de n pontos (correspondente ao nimero de escalas de agregagoes a que o
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Algoritmo 1 calculaA*

ENTRADA

Conjunto de n pares ordenados, o maior momento estatistico a ser analisado (¢maz), © menor
momento estatistico a ser analisado (gmin)-

SAIDA
Escala limitante A*.
Calcula A*
1: M+ 0
2: for all ( Gmin < q < Qmaa:): do
3 S+« {}
4: 14 n
5: S« U{(xi, yl)}
6:  Calcule R? sobre os pontos de S
7. while ((i >1)A(R?>6)) do
8: i+ (i—1)
9: S« U{(l‘i7yz‘)}
10: Calcule R? sobre os pontos de S
11:  if (R? < §) then
12: if (i > M) then
13: M + i
14: A*«+ M

15: Retorne A*

processo X (t) foi submetido) e retorna o valor aproximado da escala limitante A.

O valor de R? é calculado sobre um conjunto de pontos contidos em S. Aumenta-se S
incrementalmente, adicionando-se novos pontos. R? é re-calculado até que esteja abaixo
de um limiar pré-determinado, §, que pode ser usado para ajustar o nivel de precisao do
método. Se o valor de 9 for escolhido préximo a um, isto significa que os pontos de S
devem estar alinhados precisamente.

O algoritmo ainda mantém a variavel M, que armazena o valor maximo, entre todos
os momentos estatisticos ¢, da escala de tempo em que a regressao linear deixa de ser
aceitavel, correspondendo assim a escala limitante.

As Figuras 6.1 a 6.11 apresentam os resultados da avaliacao do método proposto
quando aplicado aos tragos apresentados no Capitulo 4. Por exemplo, a Figura 6.1(a)
apresenta a escala limitante de um fluxo multifractal encontrado no trago de trafego

ANL-1111548257. Percebe-se que a escala limitante é encontrada quando In(A) ~ 1.048,
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Figura 6.1: Deteccao da escala limitante do traco ANL-1111548257.
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Figura 6.2: Detecgao da escala limitante do trago MEM-1111247410.
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Figura 6.3: Detecgao da escala limitante do trago MEM-1111679715.
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Figura 6.4: Detecgao da escala limitante do trago MEM-1112013766.
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Figura 6.5: Deteccao da escala limitante do trago TXS-1113503155.
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Figura 6.6: Deteccao da escala limitante do traco IPLS-CLEV-20020814-090000-0.

Deteccao da

escala limitante de fluxos multifractais

-

R

! [

6 4 2 [ 2
In(a)

(a) Escala limitante do trago.

8 6 4 2 o 2
In(a)

(b) Coeficiente de determinagao.

R

. s 08
* o
o -
—— 07
o .
rd
q=1—— 08 q
fi - d
425w -
[ q
© 4 2 o 2 4 8 K 4 2 o 2
In(a) In(a)

(a) Escala limitante do trago.

(b) Coeficiente de determinagao.

11
1
09
k-3
08
07
q=1—— 08
P g
e §-3 %
o azi-a
- 9= 05
2 0 2 4 3 ) 10 -4 2 o 2 4 3

In(a)

(a) Escala limitante do trago.

In(a)

(b) Coeficiente de determinagao.

73



6.1.

Deteccao da escala limitante de fluxos multifractais

In(=X,30) )

Figura 6.7: Detecgao da escala limitante do trago IPLS-CLEV-20020814-090000-1.
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Figura 6.8: Deteccao da escala limitante do traco IPLS-CLEV-20020814-091000-0.
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Figura 6.9: Deteccao da escala limitante do trago 20040601-193121-0.
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Figura 6.10: Deteccao da escala limitante do trago 20040601-193121-1.
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Figura 6.11: Deteccao da escala limitante do traco 20040601-194000-1.
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ja que a funcdo soma particao apresenta comportamento linear em todos os momentos
estatisticos. A Figura 6.1(b) mostra o coeficiente de determinacao da regressao linear em
funcdo das escalas em que o processo original foi agregado. E possivel observar no ponto
correspondente & escala limitante R? ~ 0.98, tendo uma queda a partir desse ponto.

O algoritmo calculaA* pode ser utilizado para fornecer aos algoritmos de montagem de
uma rede OBS informagoes sobre a escala limitante de um fluxo multifractal que alimenta
arede OBS. E importante salientar que, se no exemplo proposto, o valor escolhido para
for maior que 0.98, o método fornecera ao algoritmo de montagem uma escala de agregacao
superior a escala limitante, entretanto, ao montar as rajadas em escalas acima da escala

limitante, o algoritmo continuara produzindo trafego monofractal [26].

6.1.1 Complexidade computacional do método

A detecgao da escala limitante implica antes de mais nada na agregacao do trafego em
diversas escalas de tempo. Dessa forma, a complexidade da deteccao da escala limitante
depende também da complexidade de agregacao do trafego.

Seja X (t) o processo de chegadas de pacotes no intervalo [0,t]. A agregacao do trafego
em escalas de tempo corresponde a calcular a funcdo soma particao apresentada pela
Equacao 3.2.1 para cada momento estatistico ¢min < ¢ < Qmas, variando-se a escala de
agregagao A, no intervalo [Aim, Amaz]. Seja T'(n) o tempo de execucao do algoritmo de

agregacao, o Teorema 1 vale:

Teorema 1. O tempo de execucdo do algoritmo de agregagao € linear em n, onde n € o

nidmero de pontos do processo X (t).

Prova. Para valores fixos de A e ¢, a funcdo soma particdo é calculada. Para calcular
a Equacao 3.2.1 s@o necessarias N/A iteragoes, e para cada iteragdo da Equagao 3.2.1
sao realizadas A iteragoes no processo original X (t), o que corresponde a um total de

N& iteragdes. Seja |M| o nimero de momentos estatisticos e |E| o nimero de escalas de
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agregacao. A agregacao é realizada

(IM]) - ([E]) - n = O(n)

vezes, fazendo com que, assintoticamente, o tempo de execu¢ao do método de agregacao
seja linear. O]
O

Apés a agregagao do processo X(t), o algoritmo calculaA* é executado. Seja S =
{(z1,11), (T2, y2), ..., (Xn, yn)} 0 conjunto de pontos resultantes do processo de agregacao

do tréfego, onde z; = log(A) e y; = log(d>_, Xa(i)?). O Teorema 2 vale:

Teorema 2. O tempo de execugio do algoritmo calculaA* € linear em n, onde n € o

numero de pontos do conjunto S.

Prova. O algoritmo inicia sua execucao sobre um conjunto com um tnico ponto e progres-
sivamente vai adicionando novos pontos ao conjunto até que o mesmo contenha n pontos
ou o valor do coeficiente de determinacao seja menor do que o limiar pré-determinado, 9.
No pior caso, todos os n pontos sao adicionados ao conjunto. Mantendo armazenados os
valores das somas parciais de y; e x; para um conjunto S’ com j pontos, é possivel cal-
cular a Equagao 6.1 para um conjunto S” com j + 1 pontos usando os valores das somas
parciais. Assim, para cada novo ponto adicionado ao conjunto S apenas a atualizagao das
somas parciais é realizada, resultando num total de n atualizagbes para um conjunto com
n pontos. O algoritmo calculaA* é executado para cada momento estatistico ¢q. Assim,

tem-se um tempo de execucao total de

(IM]) -n = O(n)

onde | M| é o nimero de momentos estatisticos. O
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6.2 Resumo conclusivo

Este capitulo apresentou um método para identificacdo automatica da escala de tempo
limitante. O método baseia-se na verificagdo do coeficiente de determinacao da regressao
linear realizada nos pontos do plano formado pelo processo incremento agregado em funcao
da escala de agregacao. O método foi aplicado em um conjunto de tragos de trafego real

e sua aplicabilidade foi confirmada.



Capitulo 7

Algoritmos de montagem de rajadas

com moldagem de trafego

Neste capitulo, sao apresentados algoritmos de montagem de rajadas capazes de indu-
zir transformacoes nas propriedades estatisticas do trafego da rede, transformando-o de
multifractal para monofractal. Determina-se primeiramente o tamanho minimo que cada
rajada deve possuir para que haja transformagao. O tamanho minimo da rajada é deter-
minado de forma que o processo que modela a chegada do trafego ao né OBS de ingresso
seja agregado em uma escala de tempo em que o trafego apresenta caracteristicas mono-
fractais. Resultados obtidos, através de simulagao, mostram a capacidade dos algoritmos

em realizar tais transformacoes.

7.1 Trabalhos relacionados

Vérios algoritmos de montagem de rajadas tém sido propostos na literatura [9,20, 28,51,
63,73,78]. A principal tarefa de um algoritmo de montagem de rajadas é escolher uma
quantidade de pacotes de uma ou mais filas da unidade de montagem e envid-los ao ntcleo
da rede como uma rajada.

Segundo [79], a maioria dos algoritmos de montagem de rajadas usam ou tempo de

79
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montagem [28, 78] ou o tamanho das rajadas [9], como critério principal na criacao das
rajadas. O uso de um limiar de tempo limita o atraso sofrido pelos pacotes nas filas
de montagem, quando o trafego na rede nao é intenso. Por outro lado, o uso de um
limitante para o tamanho das rajadas reduz o atraso do processo de montagem de rajadas,
quando a intensidade do trafego ¢é alta. Os principais parametros envolvidos no processo
de montagem de rajadas sao um limitante de tempo ¢, um tamanho de rajada b e um
tamanho minimo de rajada b,,.

Os algoritmos de montagem de rajadas podem ser classificados em quatro categorias
diferentes: algoritmos de montagem baseados em janelas de tempo, algoritmos de mon-
tagem baseados no tamanho das rajadas, algoritmos de montagem baseados em tempo e
tamanho e algoritmos de montagem adaptativos [79].

A categoria dos algoritmos de montagem de rajadas baseados em janelas de tempo
utiliza como principal critério para montagem de rajadas um limiar de tempo ¢ [28, 78],
isto é, a cada intervalo de tempo ¢, uma rajada é montada e enviada ao nicleo da rede. A
segunda categoria contém algoritmos de montagem de rajadas que utilizam como principal
critério o tamanho da rajada. Nesta categoria, os algoritmos montam as rajadas assim
que o tamanho das mesmas atinge um valor pré-definido b [9)].

Estas duas categorias possuem algoritmos simples e de facil implementacao. Entre-
tanto, eles podem ser considerados probleméticos em algumas circunstancias. Por exem-
plo, desde que os algoritmos pertencentes a segunda classe nao possuem restri¢cao sobre a
duracao do tempo de montagem, é provavel que estando a rede sob baixa carga, o atraso
fim-a-fim experimentado pelos pacotes nao possua um limitante superior.

De forma inversa, os algoritmos de montagem pertencentes a primeira classe apresen-
tam problemas quando o trifego é intenso. Como nao existe o limiar para o tamanho
das rajadas, as mesmas sao enviadas ao nucleo da rede com um tamanho excessivamente
grande. A Figura 7.1, que ilustra o problema, P1 indica o ponto de montagem das rajadas
quando os algoritmos da primeira categoria sao usados. O ponto P2 ilustra analogamente

o ponto de montagem das rajadas quando os algoritmos da segunda categoria sao usados.
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FILA
DE

MONTAGEM

P1

T TEMPO

..................................... Algoritmos da classe 1 (trafego intenso)
________________ Algoritmos da classe 2 (trafego esporadico)

Figura 7.1: Processo de montagem das rajadas.

Através da andlise ilustrada na Figura 7.1, é possivel idealizar um algoritmo que
se comporte como os algoritmos da primeira classe, quando a rede esta sob trafego es-
poréadico, e que se comporte como os algoritmos da segunda classe quando a rede esta sob
trafego intenso. Este é o principal objetivo dos algoritmos pertencentes a terceira classe
de algoritmos de montagem de rajadas.

Como exemplos de algoritmos desta terceira classe, pode-se destacar o algoritmo pro-
posto por Xiong et al [73] e o algoritmo proposto por Yu et al. [78]. O algoritmo de Xiong
et al. utiliza como critérios de montagem, o tempo de montagem e o tamanho méaximo das
rajadas. Se um dos dois limiares for violado, a rajada é montada e enviada. O algoritmo
de Yu et. al é bastante similar ao algoritmo de Xiong, com a diferenca que o primeiro usa
o tamanho minimo das rajadas em adicdo aos parametros utilizados por Xiong. Assim,
¢ adicionada a restricao de que a rajada, para ser montada e enviada, deve possuir um
tamanho minimo b,,;,. Se o temporizador expirar e a rajada nao possuir o tamanho de
bimin, s@0 usados bytes de enchimento para completar o tamanho minimo.

Outra sutil diferenga entre os algoritmos citados é o residuo deixado nas filas de mon-
tagem, apds o envio da rajada. Enquanto no algoritmo de Xiong todos os dados sao
removidos da fila apds o envio de uma rajada, no algoritmo de Yu os pacotes residuais
(aqueles que nao foram usados na transmissao) esperam o préximo periodo de montagem.

A quarta categoria de algoritmos de montagem de rajadas é composta pelos algoritmos
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adaptativos. Tais algoritmos usam informagoes sobre o trafego ou o estado corrente
da rede para fazer a montagem das rajadas, adaptando-se mais facilmente as condigoes
do trafego e alcancando melhor desempenho na provisao de QoS do que os algoritmos
apresentados até entao.

Em [9], Cao et al. propuseram um algoritmo baseado em janela de tempo adaptativa.
Neste algoritmo, o valor do tempo de montagem depende do tamanho médio das rajadas,
da largura de banda dos enlaces e da quantidade de canais. A idéia é que para evitar que
um determinado fluxo TCP venha a retransmitir pacotes desnecessariamente, o tempo
de montagem de rajadas nao deve ser maior que o tempo do timeout de retransmissao
(Retransmit Timeout Value - RTO) menos o RTT (Round Trip Time) associado com o

fluxo.

7.2 Montagem de rajadas com moldagem de trafego

No Capitulo 5 mostrou-se que as propriedades estatisticas do trafego podem ser alteradas
dependendo dos parametros utilizados no processo de montagem de rajadas em uma rede
OBS.

Verificou-se que o trafego é:

monofractal ,set > A*; (7.1a)

multifractal | set < A* (7.1b)

onde t é o tempo de montagem das rajadas e Ax é a escala limitante do tréafego multi-
fractal.
Seja b o limiar do tamanho das rajadas usado pelo montador baseado em volume de

trafego e A a taxa média de chegadas de pacotes (expressa em bytes por segundo), sabe-se
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também que:

b=t-\ (7.2)
De 7.1a e 7.2, conclui-se que se:

b

Z S AF 7.3

> > (73)

o trafego tem suas caracteristicas multifractais alteradas para monofractais. Os resultados
da Equagao 7.3 sao usados quando o montador de rajadas baseado em volume de trafego
¢ empregado.

Observa-se ainda, que além de mudancas nas caracteristicas scaling do trafego, o
processo de montagem provoca suavizacao do trafego cujo impacto é a redugao de até 4%
na probabilidade de bloqueio experimentada pela rede, quando o trafego é transformado
para monofractal.

Dessa forma, a montagem da rajada pode ser realizada, ajustando-se os parametros ¢
ou b de acordo com os valores calculados de A* e A\, garantindo-se, assim, a transformacao
do trafego para monofractal. Para o cédlculo de A*, o método calculaA* descrito no
Capitulo 6 pode ser utilizado. A taxa de transmissao das fontes pode ser obtida através

de acordos de nivel de servico (do inglés SLA - Service Level Agreement ).

7.3 Montagem de rajadas usando técnicas composite

O problema de montagem de rajadas é mais desafiador, quando restri¢cbes temporais sao
introduzidas no processo de montagem, ou seja, se obrigatoriamente o tempo de montagem
das rajadas tiver que ser menor do que a escala limitante. Dessa forma, o simples ajuste de
t ou b para acima da escala limitante, pode causar um efeito negativo nas aplicagoes cujo
trafego esta sendo transportado. Este cenario pode ser comum quando a rede transporta
trafego com requisitos de QoS.

Considere um conjunto C de classes de servigo. Cada uma das classes possui um

requisito temporal D; que é o atraso maximo fim-a-fim permitido para que os pacotes
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pertencentes a classe i sejam adequadamente entregues ao destino.
Em uma rede OBS, o atraso fim-a-fim experimentado pelos pacotes pode ser expresso

de forma que:

Di > o; + T; + dz(b), (74)

onde T; é o tempo de ajuste usado na classe i, d; é o fator que considera o tempo de
propagacao e transmissao de uma rajada de tamanho b da classe 7 e a; € 0 tempo maximo
gasto no processo de montagem. Seja t; o tempo de montagem, b; o limiar de bytes e \; a
taxa média de chegadas de pacotes (expressa em bytes por segundo) da classe i. Tem-se
a seguinte relagdo o; = t; ou o = f’\—l dependendo do montador utilizado.

Novamente, se, para todas as classes, o tempo méximo de montagem é maior que a
escala limitante, o montador pode ajustar t; ou b; para a producao das rajadas com trafego
monofractal. Entretanto, se existe alguma classe de servigo cujo tempo de montagem é
inferior a escala limitante entao a transformacao do trafego s6 é possivel através do envio
de rajadas mistas (contendo pacotes de diferentes classes).

Em redes OBS cujas rajadas possuem um tamanho minimo s e um tamanho méaximo
S conhecidos, é possivel, determinar através da Equacao 7.3, para valores fixos de A; e Ax,
o tamanho (s < f < S) que as rajadas devem possuir de forma que haja transformagao
no trafego.

Seja C o conjunto das classes de servi¢o, C’ um subconjunto de C contendo classes que
possuem pacotes nas filas de transmissao e seja p; a prioridade da classe ¢ de forma que
Po > p1 > -+ > pp. Seja, também, @; a fila de pacotes da classe i e |R| o tamanho atual
da rajada sendo montada. Assume-se que a escala limitante do fluxo multifractal (A*)
e a taxa média de chegadas de pacotes da classe 7, );, sdo conhecidos. A partir dai, 3 é

determinado.
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7.3.1 Algoritmos de montagem de rajadas com suavizagao de
trafego

Uma forma de criar rajadas mistas é através de uma politica de escalonamento round-
robin para preenchimento do tamanho da rajada. Assim, quando um limiar (¢; ou b;)
da classe i é alcangado, cria-se uma rajada contendo todos os pacotes da classe i. Caso
o tamanho seja inferior a [ os pacotes disponiveis da classe ¢ + 1 sao adicionados, e
assim sucessivamente até que a rajada tenha tamanho pelo menos igual a 3. Detalha-se

o processo de montagem no Algoritmo 2, denominado Round Fit.

Algoritmo 2 Round Fit (RF)
ENTRADA

Escala limitante A*, t; (ou b;) e \;
SAIDA

Rajada de dados com tamanho
Round Fit

1: Calcule 3, a partir da expressao 7.3
2: while @Q; #0 do
3: R+ RU head(Q;)
if |R| < § then
J <+ (i + 1)mod|C’|
while |R| < do
while @, do
R <+ RU head(Q;)
J <+ (i+ 1)mod|C’]

b

O algoritmo RF funciona da seguinte forma: na linha 1 o tamanho minimo da rajada
é determinado através da equagao 7.3. Nas linhas 2 - 3 os pacotes da i-ésima classe (classe
cujo temporizador expirou) sdo adicionados a rajada. A linha 4 testa se o tamanho da
rajada apds a inclusao dos pacotes da i-ésima classe é inferior a 5. Caso afirmativo, os
pacotes das outras classes sao adicionados a rajada numa ordem round-robin até que o
tamanho da rajada seja igual a # (linhas 6 - 9). E importante destacar na linha 5 que a
proxima classe a ser escolhida é a classe seguinte a i-ésima classe.

O escalonamento round-robin pode nao priorizar o atendimento de classes com mais

alta prioridade. Dessa forma, ao colocar os pacotes da classe i+ 1 apds os pacotes da classe
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7, a classe de mais alta prioridade pode ser prejudicada. Para contornar essa situacao, as
classes de mais alta prioridade devem ser servidas prioritariamente. Para tal, introduz-se
um algoritmo, doravante denominado High Priority Fit (HPF), que opera da seguinte
forma: quando um limiar (¢; ou b;) da i-ésima classe é alcangado, a rajada é criada
contendo todos os pacotes desta classe. Caso o tamanho da rajada seja inferior a 3, a
mesma é completada com os pacotes disponiveis da classe de mais alta prioridade, e assim
sucessivamente até que a rajada tenha tamanho pelo menos igual a 5. O procedimento
mazx_unused(C") devolve a classe de mais alta prioridade cujos pacotes ainda nao foram

adicionados a rajada. A operagao do algoritmo HPF ¢é detalhada no Algoritmo 3.

Algoritmo 3 High Priority Fit (HPF)
ENTRADA
Escala limitante A* ¢; (ou b;) e \;
SAIDA
Rajada de dados com tamanho (5
High Priority Fit (HPF)
1: Calcule 3, a partir da expressao 7.3
2: while @; #0 do
3: R+ RUhead(Q;)
if |[R| < 3 then
J « maz_unused(C’)
while |R| < do
while @; do
R+ RU head(Q;)
J + maz_unused(C’)

O algoritmo HPF funciona da seguinte forma: na linha 1, o valor de  é determinado
de acordo com a equacao 7.3. Nas linhas 2 - 3 os pacotes da i-ésima classe (classe cujo
temporizador expirou) s@o adicionados a rajada. A linha 4 testa se o tamanho da rajada
apos a adicao dos pacotes da i-ésima classe é inferior a 8. Caso afirmativo, uma nova
classe é escolhida para ter seus pacotes adicionados a rajada. Esta sentenca é realizada
na linha 5. E importante destacar que a classe a ser escolhida é determinada pela fungao
mazx_unused(C'), que retorna sempre a classe de mais alta prioridade com pacotes nas suas

filas de montagem. Este ponto marca a diferenca entre o algoritmo HPF e o algoritmo
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RF, j4 que neste ultimo a nova classe escolhida é a classe i + 1 mod |[C'|. No restante
do algoritmo, os pacotes das novas classes escolhidas pela fungdo mazx_unused(C’) sao
colocados na rajada até que a mesma possua tamanho igual a 5 (linhas 6 - 9).

Se o trafego oriundo das classes de mais alta prioridade for sempre intenso, as classes
de mais baixa prioridade podem simplesmente nao ser atendidas pelo HPF. No terceiro
algoritmo, denominado Proportional Fit(PF), esse problema é resolvido da seguinte forma:
quando um limiar (¢; ou b;) da classe i é alcangado, a rajada é criada contendo todos os
pacotes da classe i. Caso o tamanho da rajada seja inferior a § a rajada é completada
com pacotes de todas as classes que possuem pacotes em suas filas de montagem até que
a rajada alcance tamanho pelo menos igual a . O nimero de pacotes em cada classe é
proporcional a ocupacao da classe na fila. A operacdo do algoritmo PF é detalhada no

Algoritmo 4.

Algoritmo 4 Proportional Fit (PF)
ENTRADA

Escala limitante A*, t; (ou b;) e \;
SAIDA

Rajada de dados com tamanho [
Proportional Fit

1: Calcule 3, a partir da expressao 7.3
2: while @Q; #0 do
3: R+ RUhead(Q;)

4: if |R| < 3 then

5 X e (3-|R)

6: F« [X/(C'—1)]

7. j« maz_unused(C)

& 1+0

9:  while |[R| < do
10 while (Q)A(l<F) do
11: R < RU head(Q);)
12: l—1+1
13: [0
14: J + maz_unused(C’)

O algoritmo PF funciona da seguinte forma: na linha 1, o valor de § é determinado

de acordo com a equagao 7.3. Nas linhas 2 - 3 os pacotes da i-ésima classe (classe cujo
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temporizador expirou) sdo adicionados a rajada. A linha 4 testa se o tamanho da rajada
apds a adicao dos pacotes da i-ésima classe ¢é inferior a 5. Caso afirmativo, a rajada é
completada proporcionalmente com pacotes pertencentes a todas as classes de servico. Na
linha 5 calcula-se a quantidade de pacotes que ainda faltam para completar o tamanho
minimo S. Apds isso, na linha 6, sdo calculados, dentre as classes de servigo que possuem
pacotes em suas filas de montagem, quantos pacotes serao usados de cada classe de servigo.
A varidvel 7 é mantida para indicar a préxima classe de servigo de onde serao tirados os
pacotes e a variavel [ é utilizada para indexar a quantidade de pacotes que ja foram
retirados de cada classe de servigo. Da linha 10 a linha 14, uma nova classe de servigo é
escolhida e os pacotes desta classe sao colocados na rajada.

Introduz-se, também, um algoritmo denominado Backlog Fit (BF) que opera da se-
guinte forma: quando um limiar (¢; ou b;) da classe i é alcangado, a rajada de tamanho
maior do que [ é criada contendo, pacotes de todas as classes que possuem pacotes em
suas filas de montagem em proporcao a sua ocupacao na fila. A diferenca do algoritmo
Backlog Fit em relacao ao algoritmo Proportional Fit, é que no primeiro sao colocados
proporcionalmente pacotes de todas as classes que cujas filas de montagem nao estao ze-
radas, enquanto que no segundo, somente o complemento da rajada (pacotes que faltam
para que o tamanho 3 seja alcangado) é dividido proporcionalmente entre as outras classes
de servico, além da classe i. A operacao do algoritmo BF é detalhada no Algoritmo 5.

O algoritmo BF funciona da seguinte forma: na linha 1, o valor de § é determinado
de acordo com a equacao 7.3. Na linha 2, calcula-se a quantidade de pacotes de cada
classe de servico que a rajada contera. Assim como no algoritmo PF, as varidveis j e [
sao mantidas para indexar, respectivamente, a classe de servico de onde os pacotes sao
retirados e a quantidade de pacotes de tal classe. Nas linhas 3 - 10, os pacotes de cada
classe de servico sao retirados e colocados na rajada.

A Figura 7.2 ilustra o funcionamento dos algoritmos. A figura mostra um né de borda
com |C| filas de montagem. Na figura, a classe 1 é a classe de mais alta prioridade e a

classe C a de mais baixa prioridade. A unidade de montagem (BU) é responsavel por
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Algoritmo 5 Backlog Fit (BF)
ENTRADA

Escala limitante A*) ¢; (ou b;) e \;
SAIDA

Rajada de dados com tamanho [
Backlog Fit

Calcule B, a partir da expressao 7.3
F « [8/(C)]
J + maz_unused(C)
[0
while |R| < do
while (Q;)A(I<F) do
R+ RU head(Q;)
l—1+1
l+0
J + maz_unused(C’)

—
@

escolher pacotes de uma ou mais filas e realizar a montagem de uma rajada de tamanho
(pelo menos) B. Na Figura 7.2(a), o algoritmo RF é ilustrado. E possivel perceber que
apds o término do temporizador da i-ésima classe, todos os pacotes desta classe (paco-
tes hachurados) sao adicionados a rajada. A rajada é, posteriormente, completada com
pacotes da classe subsequente (pacotes brancos), e assim por diante, até que o tamanho
igual a 3 tenha sido alcancado.

Na Figura 7.2(b), apds colocar os pacotes da i-ésima classe, todos os pacotes da classe
de mais alta prioridade (cinza escuros) sao colocados na rajada. Os pacotes da classe
com segunda maior prioridade sao, entao, colocados na rajada (cinza claros) e assim por
diante. Na Figura 7.2(c), = 18. Assim, apds serem colocados na rajada os pacotes da
i-ésima classe (6 pacotes), o restante da rajada (12 pacotes) é dividida entre as classes
que possuem pacotes em suas filas de montagem (4 classes), o que da 3 pacotes de cada
classe de servigo. Por fim, na Figura 7.2(d) assume-se que = 20. Assim, a quantidade
de pacotes de cada classe de servigo (5 classes) (dentre aquelas classes que contém pacotes

em suas filas de montagem) é igual a 4.
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(c) Algoritmo Proportional Fit (PF). (d) Algoritmo Backlog Fit (BF).

Figura 7.2: Algoritmos de montagem de rajadas.
7.4 Avaliagcao de desempenho dos algoritmos de mon-
tagem

Para avaliar o desempenho dos algoritmos de montagem apresentados, simulagées usando
a ferramenta NS-2 com médulo OBSns [1] foram realizadas. As simulagoes foram divididas
em dois cendrios distintos: cendrio com trafego baseado em tracos de trafego e cendrio

com trafego sintético.

7.4.1 Simulagoes com trafego baseado em tracgos de trafego real

No primeiro cenario, o objetivo foi verificar a ocorréncia de transformacoes nas carac-
teristicas scaling do trafego. Para tal, um né de borda servindo 5 classes de servico e
equipado com 32MB de buffer de entrada foi alimentado com trafego multifractal obtido

a partir de tragos de trafego real. O trafego de cada classe de servigo foi gerado a partir
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de uma cépia do trago e o tamanho minimo da rajada (/3) necessério para a mudanca de
escala de forma que /A > A* (Tabela 7.1).

Para garantir que o trafego de entrada tivesse intensidade suficiente para que rajadas
de tamanho minimo igual a (3 fossem geradas (o que garantiria a mudanga nas carac-
teristicas scaling do tréfego) somente os tragos com maior taxa de transmissao dentre
aqueles apresentados na Tabela 4.1 foram utilizados. Na Tabela 7.1, todos os tragos
usados na simulagao sao listados.

O tempo de montagem de rajada de cada classe i (t;), foi ajustado para 1ms (abaixo
da escala limitante de todos os tragos) e para garantir que o critério de montagem de
rajadas fosse sempre determinado pelo estouro do temporizador t;, o que justificaria o uso

dos algoritmos propostos, o contador de bytes de cada classe (b;) foi ajustado para 32MB

Tabela 7.1: Caracteristicas dos tracos de trafego real usados na avaliacao de desempenho
das politicas propostas

| Trago | A (Mbps) | A* | B [Holder | Var | LC. |
IPLS-CLEV-090000-0 | 412.131 | 3ms [ 205KB | 0.83 [0.0400 | (0. 80, 0.86)
IPLS-CLEV-090000-1 | 457.852 | 2,8ms | 230KB [ 0.792 [ 0.007 | (0.791, 0.793)
IPLS-CLEV-091000-0 | 363.754 | 3,2ms | 180KB | 0.675 | 0.001 | (0.672, 0.678)
20040601-193121-0 | 770.00 | 1.6ms | 200KB | 0.683 | 0.0014 | (0.674, 0.692)
( )

( )

20040601-193121-1 1,648 1.3ms | 410KB | 0.689 | 0.0021 | (0.676, 0.702
20040601-194000-1 828.616 | 1.3ms | 210KB | 0.622 | 0.0027 | (0.621, 0.623

A Figura 7.3 mostra o diagrama multiescala e o diagrama multiescala linear correspon-
dente ao algoritmo BF quando alimentado com o trago IPLS-CLEV-090000-0. Pode ser
facilmente percebido que o trafego injetado no nicleo da rede é monofractal, a despeito
da politica usada. Os diagramas relativos as outras politicas foram omitidos devido a
limitacoes de espaco.

A Tabela 7.2 mostra o parametro de Hurst resultante, o atraso experimentado pelos
pacotes IP na montagem das rajadas e a vazao obtida pelos algoritmos de montagem para

o traco de trafego IPLS-CLEV-090000-0. E possivel observar pelo valor do parametro de
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(a) Diagrama Multiescala do tréfego gerado pelo (b) Diagrama Multiescala Linear do trafego ge-
algoritmo BF. rado pelo algoritmo BF.

Figura 7.3: Diagramas Multiescala Linear e Multiescala do tréfego de saida gerado pelo
algoritmo BF.

Tabela 7.2: Parametro de Hurst, Retardo de montagem e vazao dos tragos IPLS-CLEV-
090000-0

| Algoritmo | H | Retardo de montagem (sec) | Vazao (Mbps) |

RF 0.745 0.001s | 410.41
HPF 0.728 0.001s | 410.41
PF 0.751 0.0098s | 412.02
BF 0.781 0.00993s | 411.99
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Hurst que houve uma diminuicao no nivel de explosividade do trafego quando comparado
ao valor médio do expoente de Holder apresentado na Tabela 7.1. Além disso, a tabela
mostra o tempo médio em que os pacotes IP permanecem nas filas de montagem do né
de borda. Como esperado, percebe-se que o tempo médio é limitado superiormente em
Ims, quando encerra o tempo para a montagem das rajadas (t;). E possivel observar
que as politicas PF e BF produzem um menor atraso. Isso acontece por que todas as
rajadas enviadas possuem pacotes de todas as classes de servico, o que faz com que o
tempo de espera dos pacotes seja menor. Por outro lado, nas politicas RF e HPF, quando
o limite do temporizador é alcancado, primeiramente, sao colocados pacotes da classe
cujo temporizador “estourou”, s entao, sao colocados pacotes de outras classes. Isso faz
com que as rajadas possuam majoritariamente pacotes IP da classe sendo montada, o que
implica que grande parte dos pacotes da fila de montagem tiveram que esperar todo o
tempo de montagem para serem transmitidos.

E possivel perceber que os algoritmos PF e BF apresentam maior vazao do que os
algoritmos RF e HPF. Isso acontece pois a cada envio de rajada, os algoritmos PF e
BF conseguem o envio de dados de todas as classes de servigo sem que os temporizadores
associados a montagem de rajadas dessas classes sejam zerados. Este fato faz com que um
nimero maior de dados seja enviado em um mesmo intervalo de tempo se os algoritmos

RF e HPF forem usados.

7.4.2 Simulagoes com trafego sintético

No segundo cendrio, as simulagoes foram realizadas em um ambiente no qual a taxa
de chegadas dos pacotes IP pudesse ser controlada e o comportamento dos algoritmos
analisado. Para tal, as simulagoes foram realizadas com trafego monofractal gerado a
partir da multiplexacao de dezenas de fontes ON-OFF Pareto implementadas no médulo
OBS-ns [1]. Os periodos ON e OFF tiveram a mesma durac¢ao média de 100ms e quando
em estado ON as fontes transmitiam com uma taxa de 50Mbps.

No primeiro conjunto de experimentos, o atraso sofrido na montagem dos pacotes IP
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e a vazao média sao medidos em funcao do nimero de classes de servico em uso na rede.
Nestes experimentos, a taxa média de chegadas de cada classe de servico foi de 25Mbps.
As rajadas de cada classe de servigo possuiram tamanho minimo para montagem mista
(8) de 30KB e tamanho minimo para montagem individual (b;) de 100KB.

A Figura 7.4 mostra a vazao média agregada, em funcao do aumento do numero de

classes de servico.
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Figura 7.4: Vazao em funcao do niimero de classes de servigo.

E possivel observar que héd um incremento na vazao de todos os algoritmos. Isso
acontece por que a medida em que mais classes de servico sao usadas, o algoritmo tem
mais opgoes de classes para preencher a rajada. Assim, se uma classe nao possui dados
para enviar, pacotes de outra classe podem ser usados.

Dentre os algoritmos avaliados, os algoritmos RF e HPF possuem praticamente o
mesmo comportamento. Como as fontes associadas as classes de servigo possuem a mesma
taxa média, o fato de utilizar os dados da classe mais prioritaria ou da préxima classe para
completar a rajada é indiferente, quando a vazao agregada é considerada. O algoritmo que
obtém o segundo melhor ganho a medida que o ntimero de classes de servigo é aumentado
é o algoritmo BF'. Por fim, o algoritmo com melhor desempenho foi o algoritmo PF. Este
desempenho é devido a uma diferenca sutil no funcionamento dos algoritmos PF e BF em

relacao ao RF e HPF.
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Figura 7.5: Atraso de montagem em fung¢ao do nimero de classes de servigo.

Nos algoritmos RF e HPF todos os pacotes da i-ésima classe sao colocados na rajada
(o temporizador é zerado) bem como todos os pacotes da classe subsequente. Assim,
essa nova classe também tem seu temporizador zerado. Dessa forma, a rajada de i-
ésima classe e da classe subsequente s6 enviarao dados de ”carona’nas rajadas de outras
classes ou quando seu proprio temporizador expirar novamente. No caso dos algoritmos
PF, quando estoura o temporizador da i-ésima classe todos os pacotes desta classe sao
colocados na rajada (temporizador é zerado) mas s6 uma fracao dos pacotes das outras
classes é colocada, o temporizador dessas classes nao é zerado, o que faz com que em
pouco tempo uma nova rajada de tais classes seja enviada. Como a rajada de j-ésima
classe enviou dados na rajada de i-ésima classe é possivel que ela possua menos dados
para enviar na proxima rajada assim, uma fracdo maior de pacotes de outras classes
¢ tomada emprestada. Isso faz com que as classes de servico estejam enviando dados
continuamente. Um processo parecido acontece com o algoritmo BF. Contudo, como o
algoritmo BF divide proporcionalmente a composicao das rajadas entre todas as classes
de servico, a ocupacio das filas de montagem de todas as classes é menor. Dessa forma,
as classes tem sempre menos pacotes para enviar, o que pode reduzir a vazao.

Um raciocinio similar pode ser construido para explicar o menor atraso de montagem

dos algoritmos BF e PF apresentado na Figura 7.5. Como os temporizadores das classes
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de ”carona’nao sao zerados, o periodo de montagem é menor quando comparado aos

algoritmos HPF e RF.
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Figura 7.6: Vazao como funcao da taxa média de chegada de pacotes IP.

Num segundo conjunto de experimentos, o atraso de montagem e a vazao foram me-
didos em func¢ao do aumento da taxa de chegadas de pacotes IP. Neste cendario, o né OBS
de ingresso serve 5 classes de servigo e assim como nos experimentos anteriores, as rajadas
de cada classe de servigo possuem tamanho minimo para montagem mista (5) de 30KB e

tamanho minimo para montagem individual (b;) de 100KB.
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Figura 7.7: Atraso de montagem como funcao da taxa média de chegada de pacotes IP.

A Figura 7.6 mostra a vazao média agregada em fungao do aumento da taxa de chegada
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de pacotes ao n6 OBS de ingresso. Percebe-se um aumento linear da vazao em todos os
algoritmos apresentados. A medida em que se aumenta a taxa de chegadas de pacotes, as
rajadas passam a ser montadas seguindo o critério de tamanho minimo para montagem
com pacotes de uma tunica classe (b;). Com isso, as rajadas tornam-se maiores a medida
em que a taxa aumenta fazendo com que um nimero maior de bytes seja transmitido.
Outro fator importante, é que, com o aumento da taxa, o tempo entre chegada de pacotes
diminui. Isso implica no fato de que quando uma rajada da i-ésima classe é enviada um
tempo menor é necessario para que se inicie o processo de montagem da préoxima rajada
desta classe, o que faz com que um nimero maior de rajadas seja enviada ao final da
simulagao.
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Figura 7.8: Vazao distribuida entre as classes de servigo.

Nota-se também, que a medida em que a taxa de chegadas de pacotes IP aumenta, a
diferenga entre os algoritmos diminui. Pois as rajadas montadas passam a conter apenas
pacotes de uma tnica classe. Assim, todos os algoritmos comportam-se da mesma forma.

A Figura 7.7 apresenta o atraso sofrido na montagem em funcao do aumento da taxa
de chegadas de pacotes. E possivel notar que o atraso introduzido pelos algoritmos nao
sofre impacto com o aumento da taxa de chegada de pacotes; os algoritmos BF e PF
produzem de novo os menores atrasos de montagem.

As Figuras 7.8 e 7.9 apresentam a vazao e o atraso de montagem experimentados
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Figura 7.9: Atraso de montagem distribuido entre as classes de servico.

individualmente por cada classe de servigo. Com exce¢ao do algoritmo HPF, todos os
algoritmos dividem tanto a vazao quanto o atraso uniformemente entre as classes. O
atraso menor e a vazao maior produzidos pelo algoritmo HPF é devido ao fato deste

utilizar sempre os pacotes das classes mais prioritarias na complementagao das rajadas.

7.5 Resumo conclusivo

Neste capitulo, quatro politicas de montagem de rajadas foram apresentadas. As politicas
sdo usadas para criar rajadas mistas de forma que possuam um tamanho minimo (neste
contexto determinado para provocar transformagoes nas propriedades estatisticas do trafego
da rede).

Simulacoes foram realizadas para avaliar o desempenho dos algoritmos. Dentre os
algoritmos apresentados, o algoritmo Proportional fit apresentou melhor desempenho no
que se refere a atraso de montagem de rajadas e vazao. Além disso, todos os algoritmos
apresentados foram capazes de realizar as transformagoes nas propriedades estatisticas do

trafego da rede.



Capitulo 8

O algoritmo de escalonamento Least

Reusable Channel

Este capitulo introduz um algoritmo de escalonamento denominado LRC (Least Reusable
Channel). O LRC faz uso de uma nova abordagem para a determinacao do canal que serd
reservado para a transmissao da rajada. O algoritmo considera a reutilizacao de canais, e
utiliza uma funcao que determina o canal com menor chance de ser utilizado por futuras
rajadas. Para tal, o LRC usa informagoes sobre a posicao de cada né em relagdo a um
certo destino (informagoes topolégicas) para determinar a probabilidade de utilizacao dos
canais.

Diferentemente dos demais algoritmos de escalonamento de canais apresentados na
literatura, o LRC usa uma estratégia adaptativa para determinar o canal que acomodara
a nova rajada, possibilitando o atendimento mais justo de rotas com diferentes tamanhos.
Resultados numéricos mostram que o LRC produz elevada utilizacao da largura de banda e

menor probabilidade de bloqueio quando comparado com outros algoritmos na literatura.

99
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8.1 Trabalhos relacionados

Vérios algoritmos de escalonamento de canal foram propostos na literatura [50,65,73,79].
Xiang Yu et al. [79] classificam os mesmos em dois grupos: algoritmos reativos [14,65, 73]
e algoritmos proativos [40, 71]. O primeiro grupo é caracterizado por nao considerar o
impacto causado nas rajadas futuras gerado pela selecao de um canal para uma dada
rajada. O segundo grupo é formado por algoritmos que evitam a contengao de rajadas

futuras.

8.1.1 Algoritmos de escalonamento proativos

Escalonamento proativo foi proposto por Wang, Morikawa e Aoyama em [71], na definigao
do algoritmo Priority-based Wavelength Assignment (PWA ). Neste algoritmo, cada né de
ingresso mantém uma base de dados contendo informagoes sobre a prioridade de cada
comprimento de onda para cada né de destino. Quando chega uma rajada , o nd de
ingresso realiza uma busca na sua base de dados. Caso o comprimento de onda com a
maior prioridade esteja disponivel, a rajada é enviada neste comprimento de onda. Caso
contrario, o algoritmo verifica o comprimento de onda com a segunda maior prioridade.

As prioridades dos comprimentos de onda sdo continuamente atualizadas, de acordo
com a porcentagem de rajadas da origem ao destino que foram descartadas naquele com-
primento de onda. Estudos realizados através de simulagao, mostram que o PWA consegue
uma reducao consideravel na taxa de perda de rajadas.

Inspirados no PWA, Li e Qiao [40] propuseram diversos algoritmos de escalonamento.
Os algoritmos propostos em [40] sdo coletivamente, chamados de BORA (Burst Overlap-
ping Reduction Algorithm). Estes baseiam-se no fato de que se o nimero total de rajadas
que chegam simultaneamente a uma porta de saida de um comutador for maior do que a
quantidade de comprimentos de onda disponiveis, as perdas serdo inevitaveis (assumindo
a auséncia de FDLs). Dessa forma, a idéia do BORA ¢ diminuir o nimero total de rajadas

simultaneas chegando em cada porta.
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O algoritmo BORA ¢é baseado numa métrica denominada grau de sobreposi¢ao (do
inglés overlapping degree) que é definida como o niimero de rajadas que simultaneamente
chegam a um enlace. Existe uma relacao entre o grau de sobreposicao e a taxa de perdas
de rajadas tal que, quanto maior o grau de sobreposicao maiores as chances de rajadas

serem descartadas.
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Figura 8.1: Contencao de rajadas simultaneas.

A Figura 8.1 mostra um exemplo no qual o LAUC-VF (e outros algoritmos de es-
calonamento) falha no escalonamento de todas as rajadas. No exemplo, um né OBS
intermediario tem dois enlaces de entrada e um enlace de saida. Cada enlace tem dois ca-
nais de dados e um canal de controle. Se quatro rajadas (r1,r2,r3 e r4) chegam ao n6 OBS
e todas devem usar o enlace de saida (ENLACE C), desde que elas se sobrepoem entre si

com grau 4 no intervalo de tempo [t1,¢2], duas das quatro rajadas serdo descartadas.
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Figura 8.2: Evitando a contencao de rajadas simultaneas.

Se o grau de sobreposicao puder ser reduzido através do atraso das rajadas r2 e r4
em um né de ingresso tal que r2 chegue ao enlace ”A” apds a chegada da rajada rl, e r4
chegue ao enlace “A” apés a rajada r3 (Figura 8.2), o n6 OBS serd capaz de escalonar as

rajadas sem nenhuma perda.
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Para uma rede OBS, é razoavel pensar que em cada enlace existem mais do que um
caminho conectando os multiplos pares de origem e destino da rede. Assim, para reduzir
o grau de sobreposicao em um determinado enlace, é necessario que cada caminho reduza
seu préprio grau de sobreposicao. Além disso, nao se pode reduzir a sobreposicao nos
comutadores de nicleo ja que os mesmos nao tém como retardar as rajadas para diminuir
a sobreposicao. Dessa forma, a redugao deve ser realizada nos comutadores de ingresso
da rede.

No exemplo da Figura 8.1, se as rajadas rl e r2 sao geradas pelo mesmo comutador
de ingresso, uma forma direta de reduzir o grau de sobreposigao é retardar a transmissao
da rajada r2 até a saida da rajada rl. Do mesmo modo, quando uma nova rajada estiver
montada e pronta para transmissao, ela devera ser enviada no mesmo canal que as rajadas
rl e r2. O problema com essa abordagem é que o retardo introduzido pode ser muito alto.

O objetivo do BORA entao, é limitar esse atraso.
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Figura 8.3: Serializagao das rajadas no né OBS de ingresso.

A Figura 8.3 ilustra um exemplo de como um né OBS de ingresso escalona um conjunto
de rajadas geradas localmente. A Figura 8.3(A) mostra quando quatro rajadas r5, r6,

r7 e 18 chegam sequencialmente ao escalonador de rajadas. A Figura 8.3(B) ilustra o
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resultado do escalonamento quando o escalonador ignora o limite de atraso das rajadas.
Pode-se notar que o atraso sofrido pelas rajadas r7 e r8 pode exceder um limite superior
para o atraso, representado por “a” na figura.

A Figura 8.3(C) mostra quando o escalonador leva o limite maximo de atraso em
consideracao. Depois que as rajadas rb e r6 sao escalonadas no comprimento de onda “0”,
o escalonador tenta usar o mesmo comprimento de onda, entretanto, como o limite para
o atraso é excedido, o escalonador utiliza o comprimento de onda “1” para transmitir a
rajada r7. Da mesma forma, quando o né deseja transmitir a rajada r8, ele primeiramente
verifica o comprimento de onda 0. Por exceder o atraso, o comprimento de onda “1” sera

utilizado pela rajada r8.

8.1.2 Algoritmos de escalonamento reativos

Turner [65] propos um algoritmo de escalonamento de canal denominado Horizon (também
conhecido como Latest Available Unused Channel - LAUC, [72]). Neste algoritmo, o
escalonador armazena, para cada canal, apenas as informagoes sobre o tempo depois do
qual nao existem reservas (horizonte). O escalonador aloca a rajada sendo processada
considerando o horizonte mais préoximo do inicio da reserva. Na Figura 8.4, por exemplo,
o canal escolhido seria o canal 0. O LAUC minimiza o intervalo void entre o horizonte
do canal e o tempo de inicio do novo periodo de reserva. Este algoritmo é relativamente
simples e tem complexidade computacional da ordem de O(log |[W|), para um enlace com
W canais, entretanto, ele produz baixa utilizacao da rede e altas taxas de perda dado que
todos os intervalos void sao desconsiderados.

Em [72], foram propostas variagoes do LAUC. Tais variagoes possuem as mesmas
informagoes que o LAUC e também as mesmas limitacoes, ou seja, produzem baixa uti-
lizagdo da rede e altas taxas de perdas. A versao mais simples do LAUC é o First Fit, que
busca por canais em uma ordem fixa e pré-estabelecida ou em round-robin, e seleciona o
primeiro canal vidvel.

Para aumentar a utilizacdo da rede e diminuir a taxa de perdas, Xiong et al. [73]
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Figura 8.4: Escalonamento dos canais.

propuseram um algoritmo denominado LAUC-VF (Latest Available Unused Channel with
Void Filling). O algoritmo armazena informacgoes sobre todos os wvoids, inclusive aquele
gerado pelo horizonte e o infinito positivo. Apds a chegada de uma reserva no tempo t, o
algoritmo procura acomodar a mesma em um intervalo void longo o suficiente, cujo inicio
seja 0 mais proximo.

Tais modificagoes fazem com que o LAUC-VF em relacao ao LAUC apresente maior
utilizagao da rede e menor taxa de perdas. Sua complexidade computacional é de O(|WW|log(|S])),
onde S representa o conjunto de reservas em todos os canais [14]. Uma adaptagao simples
do LAUC-VF ¢ o algoritmo RANDOM. Neste algoritmo, os voids vidveis sao selecionados.
Depois, um deles é aleatoriamente escolhido. No cenario descrito na Figura 8.4, o canal
selecionado pelo LAUC-VF é o canal 2. O algoritmo RANDOM escolhe aleatoriamente
um dentre os 5 canais.

Xu et al. [74,75] propuseram um conjunto de algoritmos usando diversos critérios
para selecionar um canal para uma rajada. Os algoritmos usam técnicas geométricas
para identificar voids viaveis. Os algoritmos apresentados foram MIN-SV, MIN-EV e
Best fit. MIN-SV tenta, ao inserir uma rajada em um wvoid vidavel, minimizar a diferenca
entre o tempo de inicio da nova reserva e o tempo do inicio do intervalo void. Conceitu-
almente, o algoritmo MIN-SV é igual ao LAUC-VF. Contudo, o MIN-SV usa uma arvore
de busca binaria balanceada, o que lhe permite uma grande reducao da complexidade
computacional O(log(]5])).

O algoritmo MIN-EV tenta minimizar o void gerado entre o final da nova reserva e uma



8.1. Trabalhos relacionados 105

reserva ja existente. O algoritmo Best Fit tenta acomodar a rajada no menor void vidvel.
Experimentos de simulacdo mostraram que o desempenho do algoritmo MIN-SV é superior
quando comparado com o MIN-EV e o Best Fit. Os canais da Figura 8.4 selecionados
pelos algoritmos MIN-EV, MIN-SV e Best-F'it sao os canais 3, 2 e 3, respectivamente.
Detti et al. [19] apresentaram um algoritmo de escalonamento de rajadas com resolugao
de contengao denominado OCBS (Optical Composite Burst Switching), que procura en-
contrar um intervalo void que acomode a nova rajada ou um que minimize a porgao da
rajada que serd descartada em caso de contenc¢ao. Em [70], Vokkarane et al. propuse-
ram um algoritmo similar, porém mais elaborado. Neste novo esquema, uma das cinco

politicas pode ser usada:

1. Drop Policy: A rajada original (aquela para a qual ja existe reserva) é preservada

enquanto a nova rajada é descartada.

2. Segment and Drop Policy: A nova rajada é mantida e a rajada original é segmentada

com a cauda (ou final) da rajada original sendo descartada.

3. Deflect Drop Policy: A nova rajada é redirecionada a uma porta de saida alterna-
tiva, caso exista uma. Caso nao exista porta de saida alternativa, a nova rajada é

descartada.

4. Segment First and Deflect Policy: A rajada original é segmentada e a sua cauda
¢é redirecionada a uma porta de saida alternativa, se existir uma. Caso nao exista

uma porta de saida alternativa, a cauda da rajada original é descartada

5. Deflect First Segment and Drop Policy: A nova rajada é redirecionada a uma porta
de saida alternativa, caso exista. Caso nao exista porta de saida alternativa, a
rajada original é segmentada e a cauda da rajada original é descartada enquanto a

nova rajada é encaminhada pela porta de saida original

Em [11] propde-se um algoritmo de escalonamento na ordem de chegada das rajadas

a0 invés da ordem dos pacotes de controle. Cada rajada é escalonada em um canal ou em
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uma FDL.

8.2 Uso de informacoes topolégicas no escalonamento
de canais em redes OBS

A minimizacao da probabilidade de bloqueio pode ser alcancada através da maximizacao
das chances de acomodagao de rajadas futuras. Em outras palavras, ao realizar a reserva
dos recursos para uma rajada r;, o algoritmo de escalonamento deve fazé-lo de forma que
a requisicao r; 1 tenha o maximo de chances de ser acomodada.

Se o escalonamento dos canais for feito sem levar em consideracao as futuras re-
quisicoes, a rede pode experimentar o caso extremo de uma alocacao dos recursos bloquear
varias requisicoes de alocacao posteriores.

.

.......

.......... Periodo sem reserva
Periodo reservado

Figura 8.5: Problema no escalonamento de canais.

A Figura 8.5 ilustra o problema causado por politica de escalonamento que nao leva
em consideracao as requisicoes futuras de reserva de canal. Considere, por exemplo, que
as requisicoes de reserva de canal cheguem na ordem A, B, C, ou seja, primeiro chega
o pacote de controle correspondente a rajada A; em seguida chega o pacote de controle
correspondente a rajada B, e por fim o pacote de controle correspondente a rajada C. Os
unicos canais capazes de acomodar as rajadas correspondentes as reservas A, B e C sdo
os canais 3 e 4. E fcil notar que caso o canal 4 seja usado para acomodar a reserva A,

as reservas B e C serao descartadas. Entretanto, se o canal 3 for usado para acomodar a
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reserva A, ambas as reservas (B e C) podem ser acomodadas com sucesso.

Para considerar a chegada de requisicées futuras, o algoritmo precisa, ao fazer a
alocacao de um canal a uma requisicao, observar dois fatores importantes. O primeiro
fator é a capacidade que os voids anterior e posterior gerados pela alocagdo da requisi¢do
em processamento tém de acomodar novas requisicoes. O sequndo fator € a probabilidade
de que as novas requisicoes venham a usar os voids criados com a alocacdo da requisicao

em processamento.

8.2.1 Vida util de um intervalo void

Para avaliar o capacidade que os voids gerados pela alocagao da requisicao em processa-
mento tém de serem usados para alocar novas requisigoes, foi criada uma métrica deno-
minada a vida 1til de um intervalo. Tal métrica deve ser levada em consideracao pelo
algoritmo de escalonamento ja que a capacidade que os voids tém de acomodar novas

requsigoes é progressivamente diminuida a medida que o tempo passa, como ilustrado na

Figura 8.6.
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Figura 8.6: Tempo de vida 1til de um intervalo.

Como dito, a vida util de um intervalo void representa a sua capacidade de acomodar
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reservas futuras. Ela é definida como o tamanho do novo intervalo gerado, diminuido do
tamanho médio (), em unidades de tempo, das rajadas que transitam pela rede. Para
realizar o cédlculo, assume-se que o tempo ¢ discretizado e a unidade de medida usada na

discretizacao possui tamanho 1.

tamanho do void tamanho do void
T rajada rajada e
« | il p——— | I _ _____ 4 | A L
s, vida dti — | &S | vida dtil s
G % i i
tamanho 8 tamanho 8

(a) Tempo de vida 1til (void anterior). (b) Tempo de vida 1itil (void posterior).

Figura 8.7: Calculo do tempo de vida ttil.

Assim, sejam s; , e;, r; e vy o inicio e o final do void e da 1-ésima requisicao, respec-
tivamente e 8 o tamanho médio das rajadas (em unidades de tempo). O woid anterior,
a;, gerado pela alocacao da r-ésima requisi¢ao (vide Figura 2.11), s pode acomodar uma
rajada de tamanho /3 até o instante r; — 3 -+ 1. Assim, o tempo de vida 1til do intervalo

a; pode ser calculado como:
v(aj))=ri—B+1—s;=r—(s;+8)+1 (8.1)

de modo analogo, o tempo de vida 1til do intervalo p; (void posterior gerado pela alocacao

da r-ésima requisi¢ao) pode ser calculado como:
v(pj) =e;— (rp+B8)+1 (8.2)

A Figura 8.7 ilustra a idéia do tempo de vida ttil. Na Figura 8.7(a) é possivel observar
o tempo de vida util do void anterior gerado pela alocagao da rajada em um wvoid no
intervalo [s;, e;]. De modo andlogo, a Figura 8.7(b) mostra o tempo de vida 1til do void
posterior.

Com o céalculo do tempo de vida 1til do intervalo, é entao possivel ter uma estimativa
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sobre a capacidade que cada um dos novos intervalos tém de acomodar novas requisigoes.

8.2.2 Inversao na ordem de chegada das requisicoes

Para identificar o potencial de re-utilizacao de cada novo void gerado pela alocacao de uma
requisigao (vide Figura 2.11), é preciso avaliar as chances de que as préximas requisi¢oes
tenham tempo de inicio anterior ao tempo de inicio da requisicao sendo processada. Em
outras palavras, é preciso saber as chances de haver uma inversao na ordem de chegada
de pacotes de controle e rajadas, de forma que um pacote de controle futuro contenha um
pedido de reserva, em um periodo de tempo anterior ao periodo reservado para o pacote

de controle em processamento.
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Figura 8.8: Inversao da ordem de chegada das requisicoes.

A Figura 8.8 ilustra uma situagao potencial de inversao. Nesta figura, observa-se
uma topologia com o né i intermedidrio nas rotas entre os pares origem-destino (S, D1),
(S2, D2), (S5, D3), (Ss, Dy). Quando um pacote de controle com destino D; chega ao né
7, o tempo de ajuste é igual a Tij . Se pacotes de controle destinados aos destinos D1 e
D2 chegarem simultaneamente ao né ¢ no instante de tempo ¢, a rajada destinada ao né

1 chegard ao né i no instante de tempo t' = ¢ + T}, enquanto que a rajada destinada ao
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no 2 chegara ao né intermedidrio ¢ no instante
t//:t_i_z‘;Q:t_._Y‘;l_AlQ

havendo assim a inversao na ordem em que chegam os pacotes de controle e suas rajadas

correspondentes.
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Figura 8.9: Inversao: chegada do segundo pacote de controle dentro do intervalo [t;;t; +

A — Bl

Considere a chegada de dois pacotes de controle pc; e pcy nos instantes de tempo t;
e t, destinados respectivamente aos nés j e k. Para que haja inversao dos eventos de
chegada das rajadas destinadas aos nds j e k, duas condigbes devem estar satisfeitas. A
primeira condigdo é que o pacote de controle pca (destinado ao né k) deve conter um
tempo de ajuste inferior aquele contido no pacote de controle pe; (destinado ao né j). A

segunda condicao é que o pacote de controle pco chegue ao né ¢ no intervalo de tempo
[tj, tj + Ajk — B]

que ¢ o intervalo de tempo compreendido entre a chegada do primeiro pacote de controle

somado a diferenca entre os tempos de ajuste Tij e TF, onde 3 representa o tamanho da
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rajada destinada ao né k, como ilustra a Figura 8.9.

Em outras palavras, se o pacote de controle destinado ao né k chegar A, 4 € unidades
de tempo apods o pacote de controle destinado ao né j, nao havera inversao dos eventos
e a rajada destinada ao né k chegara apds a rajada destinada ao né j, como ilustra a

Figura 8.10.
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Figura 8.10: Nao inversao: chegada do segundo pacote de controle apés o intervalo [t;;¢;+

Aji — Bl

Os instantes de chegada dos pacotes de controle em cada né sao func¢ao do atraso de
propagacao e processamento, além do tempo necessario para a montagem das rajadas na
origem dos dados, o que pode variar dependendo do algoritmo de montagem de rajadas
em questao. Assim, o algoritmo de montagem de rajadas utilizado na rede deve ser levado

em consideracao para o cédlculo da probabilidade de nao haver inversao.

8.3 Probabilidade de inversao

Nas proximas subsecOes, a probabilidade de inversao serd calculada considerando as
politicas de montagem baseada em janelas de tempo e baseada em volume de trafego

que sao as politicas de montagem mais comuns em redes OBS.
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8.3.1 Calculo da probabilidade de inversao com algoritmo de
montagem baseado em janelas de tempo
Caso o algoritmo utilizado seja baseado em janelas de tempo, o intervalo entre a chegada

das rajadas pertencentes ao par origem-destino (S;, D;) é fixo com valor W; (Figura 8.11).

Seja t; o instante de chegada do tltimo pacote de controle pertencente ao par (S;, D;) e N

-

Rajada 2
ﬁ

HWZ\

t+ W2+ W3

Rajada 3
ﬁ

777

%]

Figura 8.11: Tempo entre chegada de rajadas (algoritmo baseado em janelas de tempo).

o numero de pares origem-destino. A probabilidade de inversao é calculada, tomando-se
o nimero médio de pares origem destino (Sk, Dy) em que seus pacotes de controle podem

chegar no intervalo [t;;t; + Aj; — B] , a probabilidade de inversao é dada por:

1
Pr=+ > X (8.3)

onde,

1 o,set; <tp+ Wi <t;+Aj—f;
X, =

0 , caso contrério

e [ representa o tamanho médio das rajadas do par (Sk, Dk).
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8.3.2 C(Calculo da probabilidade de inversao com algoritmo de

montagem baseado em volume de trafego

A seguir, sdo derivadas expressoes para o caso em que a montagem das rajadas é baseada
em volume de trafego. Sao contemplados os casos em que o trafego pode ser modelado

como um processo Poisson e quando o trafego exibe caracteristicas auto-similares.

Calculo da probabilidade de inversao para trafego Poisson

Se o algoritmo de montagem de rajadas utilizado for baseado em volume de trafego, uma
rajada s6 é montada (e o pacote de controle associado liberado) apés a chegada de b;
bytes. Isso equivale ao fato de que aproximadamente n pacotes com tamanho médio igual
a B, de forma que n = b;/B, (onde b; é o limiar para a criagdo da rajada), chegaram ao
n6 de montagem do par (S, Dy).

Seja (S;, D;) o par origem-destino para o qual o pacote de controle estd em processa-
mento no né 7. Seja t; o instante de chegada desse pacote de controle. Como mencionado,
para que haja inversao entre os pacotes de controle e rajadas futuras destinadas a outros
pares origem-destino em relagdo ao pacote de controle do par (S;, D;) que chegou no
instante ¢;, os novos pacotes de controle devem chegar no intervalo [t;;t; + Ay, — G].

Considere t; o instante da chegada do 1iltimo pacote de controle, por exemplo py, do
par (Sg, Di) ao né . Para que o novo pacote de controle, ps, destinado ao né k chegue
dentro do intervalo [t;; t;+ Ay, —B] dado que p; chegou ao né ¢ no instante t;, é necessario
que o intervalo de tempo gasto na montagem da rajada associada a p, dure, no maximo,
[test; + Aj — B]. Em outras palavras, é necessario que n pacotes cheguem ao né de
montagem dentro do referido intervalo. Assumindo que o processo de chegadas de pacotes
seque a distribuicdo de Poisson, a probabilidade de que n pacotes cheguem dentro do

intervalo [ty;t; + Ajx — 5], o que fard com que o pacote de controle p, destinado ao né k

chegue no intervalo [t;;t; + Aj, — (] é dada pela Equagao [53]:
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i )\k t;— tk—l—ﬁ)—i-A ]) —L o= ([tj = (tx+B)+4x])

(n—1)!

onde \; corresponde a taxa média de chegada de pacotes entre o par (S, Dk).

Calculo da probabilidade de inversao para trafego auto-similar usando limi-

tantes de trafego

Se o trafego que adentra a rede OBS tiver caracteristicas auto-similares, uma aproximacao
da probabilidade de inversao é possivel de ser derivada através do uso de processos en-
velope. Considere uma rede OBS, em que o trafego do par origem-destino (S;, D;) exibe
caracteristicas auto-similares. Seja A(t) a quantidade de trafego que chega a um né dentro
do intervalo [0, 1) e seja A(t) seu processo envelope [46].

Sabe-se que o processo envelope determina a quantidade méxima de bytes que chega
a um né dentro do intervalo [0, ). Com isso, para determinar a probabilidade de que uma
rajada seja criada dentro de um intervalo de tamanho [t;;tj + A — B], é preciso saber
se o tamanho minimo da rajada, b; pode ser alcancado.

Sabe-se que se, A\(tj +Aj, — B) — E(tk) < b;, a probabilidade de que uma rajada seja
criada no intervalo [ty;tj + Aj, — (] é nula. Assim, uma aproximacio da probabilidade

de inversao pode ser dada pela seguinte expressao:

N
1
Pr=— ; X (8.5)

onde,

1 , Se A\(t]‘ + A]‘k — B) - ;{(tj) Z bi;
X =
0 , caso contrario
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8.4 O algoritmo Least Reusable Channel (LRC)

Ao adotar uma estratégia fixa para a acomodacao de reservas, como por exemplo mini-
mizacao de void anterior ou posterior, o algoritmo de escalonamento ignora o padrao de
chegadas de reservas futuras, o que limita a utilizagdo dos voids anterior e/ou posterior
resultantes. Note que todos os algoritmos descritos na se¢ao 8.1.2 nao consideram reservas
futuras nas suas alocagoes.

Como mencionado, tais algoritmos de escalonamento de canais usam estratégias sim-
ples e fixas para a alocacao dos canais. Os algoritmos LAUC, LAUC-VF e MIN-SV,
tentam minimizar o void anterior (a;). A idéia por trés de tal estratégia é que os wvoids
posteriores tenham tamanho maior e sejam usados para acomodar as requisicoes que che-
gam no futuro. Ja a estratégia adotada pelo algoritmo MIN-EV | é a de usar o void anterior
para acomodar requisi¢oe futuras que cheguem em um intervalo de tempo curto. Para ter
mais sucesso na sua estratégia de acomodacao de rajadas, o void anterior deve ser maior,
o que faz com que o algoritmo minimize o void posterior.

Se uma estratégia fixa é utilizada, os resultados podem ser insatisfatérios. Ao mini-
mizar o void anterior o algoritmo minimiza as chances de que requisicoes futuras sejam
acomodadas em intervalos de tempo anteriores aos da requisicao precedente. De modo
analogo, quando o void posterior é minimizado, as requisi¢bes que demandam intervalos
de tempo posteriores podem ser prejudicadas. Além disso, os algoritmos que fazem uso
deste tipo de estratégia nao levam em consideracdo a capacidade dos outros woids de
acomodar novas requisicoes.

Diferentemente dos algoritmos discutidos na secao 8.1, o algoritmo LRC nao usa uma
estratégia fixa. Seu critério de selecao depende da potencial capacidade de reutiilizacao
por futuras requisicoes dos voids anterior e posterior criados apds a alocacao da requisicao
corrente. Para inferir sobre reutilizagdo, o algoritmo usa o padrao de chegadas das re-
quisicoes futuras em relagdo a requisicao sendo processada, que por sua vez depende da

topologia em questao e do tamanho dos wvoids anterior e posterior. Isto permite acomo-



8.4. O algoritmo Least Reusable Channel (LRC) 116

dar a rajada no void com menor chances de ser reutilizado, deixando livres os voids com
maiores chances de serem utilizados por reservas futuras.

O LRC baseia-se no fato de que a minimizacdao da probabilidade de bloqueio pode ser
alcangada através da maximizacao das chances de que a proxima requisicao de reserva de
recursos seja atendida. Assim, no momento da reserva de recursos para a requisicao i, o
canal a ser escolhido deve ser aquele que dentre os que atendam os requisitos da i-ésima
requisicao, tenha a menor possibilidade de contemplar a requisicao ¢ + 1, ou seja, aquele
com a menor chance de ser reutilizado.

O LRC faz uso de uma estratégia adaptativa, que se ajusta a topologia em uso, ja que
probabilidade de inversao em um dado né, é uma funcéao da sua posicao relativa nas rotas
em que atua como né intermediario. O algoritmo LRC usa informagoes sobre a posicao
dos nds nas rotas para os varios destinos, para tomar decisoes sobre qual estratégia adotar,
ou seja, se o void a ser minimizado serd o anterior ou o posterior.

Além disso, o tempo de vida 1til dos intervalos é levado em consideracao. A idéia é
que para que um canal esteja disponivel para acomodar rajadas no futuro, é preciso que
os voids nao utilizados tenham boas chances de acomodar novas requisi¢cées. Assim, os
voids escolhidos devem ser os menos capazes de acomodar novas requisi¢oes. Para tal,
uma funcao de reutilizacao de canais ¢ utilizada. Dado que com a alocagao de um canal
w para a requisicao r, dois novos wvoids (a; e p;) sao criados, a reutilizagdo do canal w

usado para acomodar a requisicao r pode ser escrita como:

p(w) = Pro(a;) + (1 = Pr).o(p;) (8.6)

onde P; é a probabilidade de inversao, ou seja, a probabilidade de que a rajada r + 1
chegue no novo void a; e v() é a vida 1til do intervalo.

O algoritmo LRC é formalmente descrito no Algoritmo 6. Seja ¢ o né executando o
algoritmo LRC. O algoritmo recebe como entrada o conjunto de canais de saida (W) e

uma requisi¢do de reserva de recursos no periodo [r;,7¢]. Ao receber uma requisicao de
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reserva, de recursos, o algoritmo LRC primeiro determina o conjunto W, formado pelos
canais capazes de acomodar a requisicao, ou seja, o conjunto de canais que nao possuem
reservas no periodo solicitado (linha 1).

Para cada um dos canais w € W,,, o algoritmo calcula: a probabilidade de inversao, o
tempo de vida 1util dos voids anterior e posterior e a func¢ao de reutilizagao.

A probabilidade de inversao (linha 2) é usada para determinar as chances de que uma
nova requisi¢ao demande uma reserva para um intervalo de tempo anterior ao intervalo
de tempo requerido pela reserva atual. Este cdlculo nao leva em consideragao todos os
nos da rede. Ao contrario, o cdlculo da probabilidade de inversao é realizado sobre o
conjunto de pares origem-destino que ja enviaram, pelo menos uma rajada através do né
1. Desta forma é possivel que o no ¢ tenha informacoes sobre o ultimo instante de chegada
do pacote de controle desses pares origem-destino. Além disso, o cdlculo sobre uma fracéo
dos nés diminui drasticamente a complexidade computacional do algoritmo.

Calcula-se, posteriormente o tempo de vida util dos novos voids anterior (a,,) e pos-
terior (p,) gerados caso o canal w seja escolhido para acomodar a requisi¢ao (linha 4).
De posse desse valor, é possivel saber se o void a ser minimizado serd o void anterior ou o
posterior. Em outras palavras, caso a probabilidade de inversao seja alta é melhor que um
canal que minimize o votid posterior seja escolhido, caso contrario, um canal que minimize
o void anterior deve ser escolhido.

O algoritmo determina, posteriormente, a fungao de reutilizacao do canal w (linha 5)
de acordo com a Equagao 8.6. Esta etapa corresponde a determinar as chances do canal
de acomodar requisi¢bes no futuro caso seja escolhido para a requisigao atual. Assim,
o algoritmo LRC deve escolher, para a requisicdo r o canal w com a menor fungao de
reutilizagdo p(w). Caso mais do que um canal tenha o mesmo valor de reutilizagao, o
intervalo com menor void anterior serd alocado. Por fim, o canal com a menor chance de

reutilizagao futura é utilizado para acomodar a requisi¢do em processamento (linha 6).
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Algoritmo 6 LRC
ENTRADA
Um conjunto W de canais de saida de um né ¢, uma requisi¢ao de reserva de recursos no
intervalo [r;, 7¢] para uma rajada com destino j.
SAIDA
Comprimento de onda reservado no intervalo [r;, 7y].
LRC
1: Determine o conjunto de canais W,, C W capazes de acomodar a requisicao.
2: Determine a probabilidade de inversao (P;) como discutido na se¢ao 8.2.2 de acordo
com o algoritmo de montagem utilizado.
: for all (w € W,): do
4: o tempo de vida 1util dos wvoids anterior e posterior a alocacao da reserva em w de
acordo com as equagoes 8.1 e 8.2, respectivamente.
a funcao de reutilizacdo de w de acordo com a equacao 8.6.
6: Retorne w tal que p(w) seja minimo.

w

o

8.5 Complexidade Computacional

Esta secao, discute a complexidade computacional do algoritmo LRC, estabelecida pelo

Teorema 1.

Teorema 1. Seja N, o conjunto de pares origem-destino da rede, W o conjunto de canais
e S o conjunto de reservas jd efetuadas em todos os canais. A complexidade do algoritmo

LRC é da ordem de O(|N,||W|log(|S])).

Prouva.

Para o célculo do conjunto de canais (W,) que podem acomodar a requisi¢io em
processamento, bem como a execucao das linhas ( 3- 4), é necesséario que o algoritmo
LRC mantenha as mesmas informagoes que o algoritmo LAUC-VF. Assim, no caso em
que W, = W, tem-se uma complexidade de O(|W|log(|S])). Além disso, o célculo da
probabilidade de inversdo (linha 2) em um né i, é realizado sobre um sub-conjunto do
conjunto de pares origem-destino, a saber, (N,), o que resulta em uma complexidade
computacional de O(|N,||W]log(]S])).

0

Algumas consideragoes sao importantes a respeito da complexidade computacional do
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algoritmo LRC. Na andlise de pior caso, o algoritmo LRC apresenta elevada complexidade
computacioal. Por exemplo, seja N,, o nimero total de nés da rede. Tomando-se o niimero
de pares origem-destino em funcdo do numero de nés da rede, tem-se que o numero

maximo de pares origem-destino cujo trafego passa pelo né i. em uma topologia em que i

N (Nnp—1)

5 , 0 que resulta

¢ intermedidrio na rota entre todos os pares origem-destino |N,| =
em uma complexidade, em funcdo do nimero de nés da rede, de O(NZ|W|log(|S])).
Contudo, em redes operacionais o grau de conectividade entre os nds permite o uso de
técnicas de engenharia de trafego como balanceamento de carga e roteamento baseado em
restrigoes, em especial roteamento com interferéncia minima [27], capazes de minimizar
o compartilhamento de enlaces entre multiplos pares origem-destino. Assim, somente

um pequeno numero de pares origem-destino compartilham enlaces de uma rota, o que

diminui drasticamente a complexidade do algoritmo LRC.

8.6 Exemplos Numéricos

Para avaliar o desempenho dos algoritmos de escalonamento, simulacoes foram realizadas.
A ferramenta utilizada nas simulagdes foi o simulador OB2S (Optical Burst Switching
Simulator) desenvolvido na Universidade Salvador [44]. Em cada simulagao foram geradas
200.000 requisigoes de reserva de recursos para rajadas épticas. Cada uma das simulacoes
foi replicada 20 vezes usando diferentes sementes de geracao de numeros aleatérios. Os

intervalos de confianga possuem um nivel de confianca de 95%.

(a) Backbone NSFNet. (b) Backbone Abilene.

Figura 8.12: Topologias usadas nas simulagoes.
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Os experimentos foram realizados utilizando as topologias das redes Abilene e NSFNet
apresentadas na Figura 8.12*. Cada enlace da rede é constituido por uma fibra com
32 comprimentos de onda com capacidade de transmissao de 2.5 Gbps cada. Em cada
no, é empregada a conversao total dos comprimentos de onda, o que implica dizer que
todos os comprimentos de onda na saida do comutador podem ser usados pelo algoritmo
de escalonamento, independentemente de qual comprimento de onda tiver sido usado
na chegada do pacote de controle. O tempo de processamento do pacote de controle e
configuragao da malha de comutacao dos comutadores é de 50us.

Todos os nds da rede sao, potencialmente, uma origem ou um destino do trafego, o
que significa dizer que a cada requisicado gerada, uma origem e um destino sao sorteados
de acordo com uma distribuicdo uniforme. A rota entre cada par origem-destino é deter-
minada no inicio da operacao da rede pelo algoritmo de menor caminho em relacao ao
nimero de nos.

Como existem diferentes métodos para cédlculo da probabilidade de inversao, depen-
dendo do algoritmo de montagem de rajadas utilizado no né de borda da rede OBS, dois
algoritmos de montagem de rajadas foram usados nos nés de origem. O algoritmo baseado
em janelas de tempo [28] e o algoritmo baseado em volume de trafego [78].

Os algoritmos investigados nas simulagoes foram o MIN-EV, o RANDOM, o LAUC-
VF e o LRC. O algoritmo MIN-SV nao foi utilizado nas simulagoes pois é conceitualmente
igual ao LAUC-VF. As métricas utilizadas na avaliacao de desempenho foram a probabili-
dade de bloqueio (ou taxa de perdas de rajadas), a utilizagao da rede, a utilizagao efetiva
da rede, o tamanho médio das rotas atendidas e o fator de justica.

A probabilidade de bloqueio é a razao entre o nimero de rajadas (pacotes de controle)
descartados em relacdo ao nimero total de rajadas gerado. A utilizacdo é calculada
como a razao entre o tempo em que os recursos da rede (comprimentos de onda, malha
de comutagao etc) estiveram reservados por todas as rajadas em relagdo ao tempo total

de observacao. A utilizacido da rede é calculada como a média aritimética da utilizacao

*Por questoes de organizagdo, somente serdo apresentados os resultados para a rede NSFNet. Os
resultados das simulacoes na rede Abilene estao em perfeita coeréncia com os apresentados nesta se¢ao
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em cada um dos comutadores da rede (malha de comutagdo e comprimentos de onda
das portas de saida), levando-se em consideracao o tempo em que os recursos ficaram
utilizados em todas as rajadas, tanto as descartadas quanto as bem sucedidas. J& a
utilizacao efetiva, mede a utilizacdo da rede somente pelas transmissées bem sucedidas.

A probabilidade de inversao na ordem entre os pacotes de controle e rajadas depende,
dentre outros fatores, do tamanho do tempo de ajuste presente nos pacotes de controle
transmitidos na rede. O tempo de ajuste, como apresentado no Capitulo 2, por sua
vez, depende do tamanho da rota a qual pertence o pacote de controle. Assim, a es-
tratégia de minimizar, ora os voids anteriores, ora os voids posteriores, pode ser benéfica
ao atendimento das rajadas pertencentes a rotas de diferentes tamanho. Para se avaliar o
desempenho, o tamanho médio das rotas atendidas foi utilizado como métrica de desem-
penho. O tamanho médio das rotas atendidas é calculado como a média aritimética dos
tamanhos das rotas em cada transmissao de rajada bem sucedida.

O fator de justiga é definido como a razao entre a quantidade de rotas bloqueadas
de tamanho maximo e o nimero de rotas bloqueadas de tamanho minimo. O fator de
justica deve, idealmente, possuir valor um, indicando que o nimero de rotas bloqueadas
de tamanho minimo e maximo ¢é igual. Quando a quantidade de rotas bloqueadas de
tamanho maximo é maior do que a quantidade de rotas bloqueadas de tamanho minimo,
o fator de justica sera maior do que um. Analogamente, se a quantidade de rotas de
tamanho minimo é maior, o valor do fator de justica serd menor do que um. O fator de
justica também serve como um indicativo do impacto do algoritmo em rotas de diferentes
tamanhos, isto é, ao adotar uma determinada estratégia (minimizar void anterior ou
posterior), o algoritmo pode penalizar rotas com diferentes tamanhos.

Para avaliar o impacto do céalculo da probabilidade de inversao no desempenho dos
algoritmos. foram realizados experimentos usando diferentes tipos de algoritmos de mon-
tagem nos nés de borda da rede. A seguir, os resultados dos experimentos de simulacao

sao apresentados.
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8.6.1 Experimentos com algoritmo de montagem de rajadas ba-
seado em janelas de tempo

Nestes experimentos, o né de borda é alimentado por trafego gerado segundo a distri-
buicao de Poisson e o tempo de montagem das rajadas é de 1ms. As simulac¢oes foram
realizadas com trafego em trés diferentes intensidades: carga baixa (carga variando de
0.1 a 1 Erlang), carga média (carga variando de 10 a 190 Erlangs) e carga alta (carga

variando de 200 a 2000 Erlangs).
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Figura 8.13: Probabilidade de bloqueio (janelas de tempo).

A Figura 8.13 ilustra a probabilidade de bloqueio produzida pelos algoritmos. De um
modo geral, o algoritmo de pior desempenho foi o MIN-EV. O algoritmo RANDOM apre-
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sentou o segundo pior desempenho. O algoritmo LRC apresentou a menor probabilidade
de bloqueio entre os algoritmos avaliados, com um ganho médio de 13% em relacao ao

LAUC-VF (segundo melhor algoritmo) e de 27,6% em relagao ao pior algoritmo.
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Figura 8.14: Utilizagdo média da rede (janelas de tempo).

A Figura 8.14 mostra a utilizacao em fungdo do aumento da carga de tréafego. E
possivel notar que a utilizacao dos algoritmos cresce com o crescimento da carga de trafego,
pois o numero de requisi¢oes transitando na rede aumenta, o que aumenta, por sua vez, o
numero de reservas realizadas. Esse efeito acontece de forma quase linear até uma carga
de um Erlang, onde a utilizacao alcanca 78%. A partir desse ponto, a taxa de aumento da

utilizagao diminui sensivelmente, ja que a rede vai se tornando saturada e grande parte das
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novas requisicoes é perdida. Além disso, percebe-se que reservas nao foram realizadas em
cerca de 20% do tempo. Isso quer dizer que nesses casos, os voids nao foram preenchidos

com nenhuma alocagao.
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Figura 8.15: Utilizagao Efetiva média da rede (janelas de tempo).

A Figura 8.15 mostra a utilizagao efetiva da rede em fungao do aumento da carga. E
possivel perceber que existe um crescimento quase linear até aproximadamente 0.8 Erlangs
e uma estagnacao a partir deste ponto até que a carga da rede atinja aproximadamente
800 Erlangs, onde a utilizacdo efetiva apresenta um leve decrescimento.

Como a utilizagao efetiva é medida em fungao das transmissoes bem sucedidas, o

algoritmo que apresentou a maior utilizacao dentre os algoritmos avaliados foi aquele
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que apresentou a menor probabilidade de bloqueio e conseguiu atender rotas de maior

tamanho, o LRC.
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Figura 8.16: Tamanho médio das rotas atendidas (janelas de tempo).

O efeito de se conseguir atender rotas com diversos tamanhos pode ser verificado nas
Figuras 8.16 e 8.17. A Figura 8.16 apresenta o tamanho médio das rotas atendidas,
mostrando uma tendéncia & diminuicao do tamanho das rotas atendidas a medida que a
carga da rede aumenta, dado que com o aumento da disputa por recursos, as rotas com
tamanho maior sofrem bloqueio devido ao uso dos recursos pelas rotas de tamanho menor.
Contudo, é possivel notar que o algoritmo LRC consegue minimizar esse efeito quando

comparado aos demais algoritmos.
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O algoritmo LRC consegue este efeito através do uso de sua estratégia dinamica na

escolha dos canais, que depende da capacidade de reutilizagao dos mesmos. Isso permite

que o algoritmo ao realizar a alocagao de uma rajada ja proxima ao seu destino e cuja

probabilidade de inversao é pequena, ocupe os voids anteriores. Por outro lado, ao realizar

a reserva de requisicoes de rotas maiores, os pacotes de controle contém tempo de ajuste

grande, e consequentemente alta probabilidade de inversdo. Assim, os wvoids posteriores

podem ser usados, deixando woids anteriores para requisicoes futuras que causarao a

Inversao.
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Figura 8.17: Fator de justiga (janelas de tempo).
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A Figura 8.17 mostra que o algoritmo LRC apresenta fator de justica mais proximos
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a um, indicando assim que consegue operar melhor em redes com rotas de tamanhos
variados. A medida em que a carga aumenta, ocorre a diminuicao do tamanho médio
das rotas e as rotas maiores sao mais penalizadas. Entretanto o algoritmo LRC produz
um crescimento menos acentuado, o que indica que as rotas de tamanho méaximo sofrem

menos perdas quando o algoritmo LRC ¢é utilizado.

8.6.2 Experimentos com algoritmo de montagem de rajadas ba-

seado em volume de trafego (trafego Poisson)

Neste conjunto de experimentos, o né de borda é alimentado por trafego gerado segundo
a distribui¢cao de Poisson. O limiar do tamanho da rajada utilizado foi de 1280KB.
As simulacoes foram realizadas com trafego em trés diferentes intensidades: carga baixa
(carga variando de 0.1 a 1 Erlang), carga média (carga variando de 10 a 190 Erlangs) e
carga alta (carga variando de 200 a 2000 Erlangs).

A Figura 8.18 ilustra a probabilidade de bloqueio gerada pelos algoritmos quando o
montador utilizado nos nés de borda é baseado em volume de trafego. Os resultados sao
absolutamente coerentes com aqueles reportados na secao anterior, entretanto, o ganho
apresentado pelo algoritmo LRC em relacao ao algoritmo de pior desempenho (MIN-EV)
caiu para 23, 16% e o ganho em relacao ao algoritmo com a segunda menor probabilidade
de bloqueio (LAUC-VF) caiu para 9,1%. Essa queda pode ser explicada por uma queda
na precisao da estimagao da probabilidade de inversao, quando o algoritmo de montagem
baseado em volume de trafego é utlizado.

As Figuras 8.20 a 8.22 mostram a utilizagdo da rede, o tamanho médio das rotas
atendidas e o fator de justica em funcdo do aumento da carga de trafego na rede. Os
resultados confirmam que o algoritmo LRC produz uma maior utilizagao da rede, enquanto
consegue atenuar a penalizacao sofrida pelas rotas com um nimero maior de saltos quando

a carga aumenta.
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Figura 8.18: Probabilidade de bloqueio (volume de trafego).

8.6.3 Experimentos com algoritmo de montagem de rajadas ba-

seado em volume de trafego (trafego auto-similar)

Neste conjunto de experimentos, os nds de borda sao alimentados por trafego gerado
através dos tracos de trafego real 20040601-194000-1 e 20040601-193121-1, descritos no
Capitulo 4. O limiar do tamanho da rajada é de 1280KB. O processo de montagem de
rajadas é realizado de forma offline, ou seja, primeiramente, os nds foram alimentados
com os tracos 20040601-194000-1 e 20040601-193121-1 e as rajadas montadas de acordo
com o algoritmo baseado em volume de trafego apresentado em [9]. O registro de tempo

e tamanho da nova rajada criada foi entao gravado, criando-se assim um novo trago com
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Figura 8.19: Utilizacao média da rede (volume de tréafego).

informagoes sobre o tempo inter-chegada de rajadas e seu tamanho correspondente.

De acordo com o que foi discutido no Capitulo 4, o trafego contido nos novos tragos
gerados possui caracteristicas auto-similares monofractais. O processo envelope desses
tragos foi calculado de acordo com procedimento em [46] e essa informagao foi armazenada
em todos os noés da rede. A partir dai, com os parametros do processo envelope ja
calculados a probabilidade de inversao foi entao calculada como discutido na segao 8.3.2

Os resultados das simulagoes sdo apresentados nas Tabelas 8.1 ¢ 8.2. As legendas
Alg, PB, U, UE, Tam e FJ representam, respectivamente o algoritmo avaliado, a proba-

bilidade de bloqueio, a utilizacao, a utilizacao efetiva, o tamanho das rotas e o fator de
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Figura 8.20: Utilizacao Efetiva média da rede (volume de trafego).

justica. E possivel perceber que o algoritmo LRC produz ainda a menor probabilidade

de bloqueio dentre os algoritmos avaliados, entretanto, o ganho em relagao ao pior (MIN-

EV) e segundo melhor (LAUC-VF) algoritmos foi reduzido a 12,5% e 3% para o trago
20040601-193121-1 e 16, 34% e 4, 3%.

Tal reducao deve-se ao fato de que o cédlculo da probabilidade de inversao baseado

em processos envelope apresenta deficiéncias em duas situacoes. A primeira situacao é

que o processo envelope é um limitante superior do trafego. Apesar de estudos realizados

em [46,47] mostrarem que processos envelopes tanto de fluxos multifractais quanto de

fluxos monofractais limitam o trafego com alto grau de precisao além de serem justos,
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Figura 8.21: Tamanho médio das rotas atendidas (volume de trafego).

a alta variabilidade do trafego pode fazer com que em determinados instantes, o volume
de trafego seja bem inferior ao previsto pelo processo envelope. Em outras palavras,
uma situacao em que nao haveria inversao pode ser errbneamente identificada como uma
situacao de inversao.

A segunda situacao é que o processo envelope pode ser violado com probabilidade
k. Uma situagao identificada como de nao inversao pode, devido a violagdo do processo

envelope, levar ocasionalmente, a inversao.
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Figura 8.22: Fator de justi¢a (volume de trafego).

8.7 Resumo conclusivo
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Neste capitulo, foi apresentado o algoritmo LRC. O algoritmo, diferentemente dos demais

algoritmos discutidos, nao usa uma estratégia fixa para alocagao dos canais as reservas. Ao

contrario, o algoritmo LRC utiliza o canal com menos chances de ser utilizado por reservas

futuras. Com isso, consegue uma menor probabilidade de bloqueio, quando comparado

aos demais algoritmos existentes.

Apesar do bom desempenho do algoritmo LRC, melhorias no calculo da probabili-

dade de inversao, discutido na se¢ao 8.2.2 podem ser realizadas, levando a uma eventual

melhoria no desempenho do algoritmo.
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Tabela 8.1: Resultados de simulagao para o trago 20040601-193121-1.

| AMlg | PB | U | UE [Tam | FJ |
RANDOM | 5.601210~* | 65.4% | 50.1% | 2,18 | 1.37
MIN-EV | 5.824210~* | 65.3% | 49.7% | 2,13 | 1.40
LAUC-VF | 5.208210~* | 65.2% | 50.9% | 2,20 | 1.3

LRC 5.096210~* | 66% | 50.3% | 2,20 | 1.3

Tabela 8.2: Resultados de simulacao para o trago 20040601-194000-1.

Alg. PB | U | UE | Tam | FJ |
RANDOM | 1.6012107% | 67.4% | 52.4% | 2,18 | 1.42
MIN-EV | 1.664x10~* | 67% |67.4% | 2,17 | 1.44

LAUC-VF | 1.456210~* | 66.9% | 54.1% | 2,19 | 1.36
LRC 1.392210~% | 67.5% | 55.0% | 2,270 | 1.34

Além disso, a complexidade computacional do algoritmo pode ser elevada em alguns
casos. Parte desta complexidade advém do calculo da probabilidade de inversdo. Assim,
em trabalhos futuros, esforcos podem ser realizados para, além de melhorar a precisao do
calculo da probabilidade de inversao, diminuir a complexidade computacional do algoritmo

LRC.



Capitulo 9

Algoritmos de escalonamento de

canais em lote para redes OBS

Este capitulo apresenta dois algoritmos 6timos para o escalonamento em lote de canais
em redes OBS. O primeiro deles, denominado GreedyOPT, é apropriado para o problema
de escalonamento em lotes quando todas as requisicoes da rede possuem pesos idénticos.
O segundo, denominado BATCHOPT, é apropriado para o caso em que as requisigoes
da rede possuem pesos nao idénticos. Os algoritmos consideram, além das requisigoes
em processamento, o conjunto de requisicoes previamente escalonadas. Isso permite uma
modelagem unica do problema de escalonamento em lote de canais, dado que todos os
canais podem ser potencialmente usados por todas as requisi¢oes, diminuindo assim, as
restricoes do problema de alocagao das requisicoes em processamento, o que permite a
elaboracao de algoritmos 6timos e rapidos.

Uma contribui¢ao adicional apresentada neste capitulo é uma nova estratégia de
formacao de lote através de adaptagoes no protocolo JET. Com estas adaptagoes, a coe-
xisténcia dos algoritmos de escalonamento em lote com os algoritmos de escalonamento

gulosos é viavel.

134
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9.1 Escalonamento em lote de canais

A minimizacao da probabilidade de bloqueio em uma rede OBS pode ser alcancada através
da maximizacdo da chance de acomodacao de rajadas futuras. Ao realizar a reserva dos
recursos para uma rajada r;, o algoritmo de escalonamento deve fazé-lo de forma que a
requisi¢ao r; 1 tenha o maximo de chance de ser acomodada.

Os algoritmos de escalonamento discutidos no Capitulo 8 adotam uma estratégia gu-
losa ao fazerem a reserva dos recursos para garantir boas chances de acomodagao da
rajada subseqiiente. A estratégia é dita gulosa pois cada requisicdo é processada indivi-
dualmente, usando somente as informagoes disponiveis no momento do processamento.
Assim, nao existe nenhum tipo de garantia de que a proxima rajada serd alocada com

Sucesso.
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Figura 9.1: Problema no uso de estratégia gulosa no escalonamento de canais.

A Figura 9.1 ilustra uma situacao que pode ocorrer com certa frequéncia quando tal
estratégia gulosa é utilizada. Considere, por exemplo, que as requisi¢oes de reserva de
canal cheguem na ordem A, B, C, ou seja, primeiro chega o pacote de controle corres-
pondente a rajada A; em seguida chega o pacote de controle correspondente a rajada B,
e por fim o pacote de controle correspondente a rajada C. Os 1nicos canais capazes de
acomodar as rajadas correspondentes as reservas A, B e C s@o os canais 3 e 4. Percebe-se
que se o canal 4 for usado para acomodar a reserva A, nenhum void pode ser utilizado

pelas reservas B e C, entretanto, se o canal 3 for usado para acomodar a reserva A, ambas
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as reservas (B e C) podem ser acomodadas com sucesso.

E facil assim perceber a existéncia de um fator de incerteza associado a alocacao dos
recursos nas redes OBS, que advém do fato de que néao se sabe a priori os instantes de
inicio e término (a duragdo) e nem a prioridade das requisigdes que chegarao no futuro.
Assim, por melhor que seja a estratégia gulosa adotada pelos algoritmos, é provavel que
algumas rajadas sejam desnecessariamente perdidas.

Para diminuir tal incerteza, uma nova classe de algoritmos de escalonamento foi pro-
posta em [35] e em [12]: a classe dos algoritmos de escalonamento em lote. A idéia é dimi-
nuir o grau de incerteza, agrupando o maximo possivel de requisi¢oes e processando-as de
uma unica vez, minimizando assim, as chances de perdas, dado que a melhor combinacao

pode ser escolhida, como ilustrado na Figura 9.2.
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Figura 9.2: Escalonamento em lote de canais.

Uma estratégia ideal consiste em armazenar todas as requisi¢oes de reserva que tran-
sitarao pela rede e processi-las de uma vez usando um algoritmo 6timo. Dessa forma,
a melhor escolha pode ser tomada. Apesar de tal estratégia ser, obviamente infactivel,
dado que o tempo que se pode armazenar requisi¢oes de reserva é limitado pela chegada
das rajadas correspondentes, aproximagcoes podem ser derivadas. Com o objetivo de criar
aproximacoes, os algoritmos de escalonamento em lote foram propostos.

Nesta classe de algoritmos, o méximo possivel de requisi¢oes sao agrupadas em lotes
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e processados de uma s6 vez, garantindo-se que um nimero maior de requisicoes seja
acomodado. Assim, a incerteza sobre as requisi¢oes futuras presente na estratégia de
escalonamento gulosa pode ser diminuida.

De um modo geral, a abordagem adotada consiste nos seguintes passos:
1. Atribuicdo de uma ordem linear nas requisigoes do lote;

2. Percorrendo as requisi¢oes nesta ordem, associagao de cada requisicao ao canal com
menor indice que nao esta sendo utilizado por nenhuma requisicao que precede a

requisi¢ao sendo processada.

O problema das abordagens presentes em [35] e em [12], é que os algoritmos propostos
para escalonamento de um lote sdo heuristicas, e, portanto, nem sempre produzem os
melhores resultados em termos de minimizacdo da probabilidade de bloqueio. Além disso,
esses algoritmos consideram tanto o conjunto de requisi¢oes do lote quanto os periodos de
ocupacao e disponibilidade dos canais de dados, impondo, assim, uma restricao adicional
que nao permite que todos os canais possam acomodar uma requisicao especifica. Isso
aumenta a complexidade do problema dado que nem todas as requisi¢oes podem ocupar
os canais durante certos vouds.

Um outro fator de grande importancia para os algoritmos de escalonamento em lote em
redes OBS ¢ a estratégia de formacao de lote que visa determinar quais requisi¢oes serao
processadas em um lote e qual a periodicidade de processamento dos lotes na rede. Os
algoritmos apresentados em [35] e em [12] processam os lotes em intervalos de tempo fixo,
o que pode ser problemético em redes OBS, ja que pode ocasionar perdas desnecessarias
na rede devido ao nao processamento de requisicoes dentro do tempo exigido. Neste
capitulo, uma nova estratégia de formacao de lote é proposta através de adaptagoes no
protocolo JET. Com estas adaptagoes, a coexisténcia dos algoritmos de escalonamento
em lote com os algoritmos de escalonamento gulosos é viavel, o que torna a rede OBS

mais robusta e flexivel.
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9.2 Algumas Definicoes

Nesta secao sao apresentados conceitos necessarios para o entendimento dos algoritmos
de escalonamento discutidos neste capitulo.

Denota-se por G = (V, E) um grafo, onde V(G) é o conjunto de vértices de G e
E(G) seu conjunto de arestas. Seja u € V(G) um vértice de G, a adjacéncia de u
é definida como: Adj(u) = {v € V(GQ);(u,v) € E(G)}. Um subgrafo H de G é um
grafo com V(H) C V(G) e E(H) C E(G). O grau de u no subgrafo H, denotado por
d(u|H) corresponde ao nimero de vértices adjacentes a u no grafo H. Dado um conjunto
V(H) C V(G), o subgrafo de G induzido por V(H) é o grafo H = (V(H), E(H)), onde
E(H)={(u,v) € E(G);u,v e V(H)}.

Uma clique é um conjunto C' C V(G) tal que Yu,v € C; (u,v) € E(G). Uma clique C
é dita maximal se nao existir outra clique em G que tenha C como subconjunto.

Um vértice v de G é simplicial se sua vizinhanca (conjunto de vértices adjacentes a
v) induz uma clique. Um esquema de eliminacao perfeito é uma ordenagao [vy, ..., v1] dos
vértices de G tal que cada vértice v; (com 1 < i < n — 1) é um vértice simplicial no
subgrafo induzido por V(G) \ vi41

G é um grafo de intervalos se existir uma correspondéncia biunivoca entre um conjunto
de intervalos {I,}, na reta real, e o conjunto de vértices, tal que para dois vértices distintos
u e v, tem-se que (u,v) € E(G) < I, N1, # 0.

Os grafos de intervalos apresentam particularidades que os tornam atraentes para a
solugao de diversos problemas em combinatéria. Dentre tais particularidades estao o seu
reconhecimento e coloracdo em tempo linear, o que faz com que os algoritmos baseados
em grafos com tais estruturas sejam extremamente rapidos.

Um exemplo tipico da aplicagdo dos grafos de intervalos é a sua utilizacao na solugao
do problema de job scheduling, descrito a seguir: Seja I = {J; = (s1,e1,p1),...,Jn =
(Sn, €n,Pn)} uma lista de n tarefas, onde (s;,¢;) é o tempo de inicio e fim da tarefa
Ji, € p; o seu peso. Tem-se um conjunto de W méquinas com mesma capacidade de

processamento. Todas as maquinas estao inicialmente livres desde o tempo 0 até mais
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infinito. O objetivo do problema é selecionar uma sub-lista I’ C [ de tarefas de peso
maximo, e alocar I’ nas W méquinas. O escalonamento gerado deve satisfazer o fato de
que em cada maquina nao poder existir sobreposi¢ao de tempo entre as tarefas.

Caso nao seja imposta nenhuma restricdo sobre quais tarefas possam ser processadas
em cada maquina, tem-se um problema de job scheduling com mdquinas idénticas. Caso
haja restrigoes de que algumas tarefas nao possam ser processados em um determinado
conjunto de méquinas, tem-se um problema de job scheduling com mdquinas nao idénticas.

O problema de escalonamento de canais em redes OBS pode ser reduzido ao pro-
blema de job scheduling, onde os canais e as requisi¢oes das redes OBS correspondem,
respectivamente, as maquinas e tarefas no problema de job scheduling.

No problema de escalonamento de lotes em redes OBS tem-se, formalmente, um con-
junto de W canais, e uma lista [ = {J; = (s1,€1),...,Jn = (Sn,€n)} de n rajadas
(correspondente a um lote), onde (s;,€;) é o tempo de inicio e fim da rajada J;. Tem-se
também uma lista S de rajadas ja previamente alocadas nos canais. A lista S corresponde
a rajadas que foram processadas em lotes anteriores. Objetiva-se, neste problema, alocar
o maior nimero possivel de rajadas (ou o conjunto de rajadas cuja soma dos pesos é
méxima) nos W canais. Duas rajadas em um mesmo canal nao podem se sobrepor, ou
seja, seus tempos de execucao nao podem ter uma intersecgao.

Na segao 9.3, apresenta-se uma modelagem do problema de escalonamento em redes
OBS, através da formulagao de um problema job scheduling com mdquinas nao idénticas,
que é NP-Dificil [35]. Na segao 9.4, mostra-se como resolver o problema de escalonamento
em redes OBS utilizando algoritmos polinomiais para o problema job scheduling com

mdquinas idénticas.

9.3 Trabalhos relacionados

Em [35], o problema de escalonamento de canais é resolvido através de uma formulacao

do problema de job scheduling com maquinas nao idénticas. Neste caso, o conjunto .S de
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rajadas previamente alocadas representam intervalos de tempo nos quais algumas rajadas
de I ndo podem ser alocadas. Como algumas rajadas de I nao podem ser alocadas em
um subconjunto de canais (quando hé intersec¢ao com rajadas de S), Kaheel e Alnuweiri
assumem uma modelagem direta do problema de escalonamento de canais para o problema
de job scheduling em maquinas nao idénticas.

0 1 2 3 4 5 6 7 ? 9‘ 1‘0 1‘1 1F 1I3 1‘4 1‘5 1F 1‘7 1‘8 1‘9 2‘0 2‘1 2‘2

tempo

M2

1 M1 —

Novas requisi¢oes
I  Periodo reservado

Periodo sem reserva

Figura 9.3: Modelagem do problema de escalonamento em lote de canais como job sche-
duling com méaquinas nao idénticas.

A Figura 9.3 ilustra a modelagem do problema de escalonamento em lote de canais em
redes OBS como um problema de job scheduling com maquinas nao idénticas. Na figura,
existem dois canais de dados que podem ser utilizados para acomodar as requisicoes. E
possivel perceber que o canal 1 esta reservado no intervalo de tempo compreendido entre
os instantes 8 e 14 e os voids formados pelos intervalos [0, 8) e (14, 00) podem ser usados
para novas reservas. Dessa forma, os voids sao modelados como méquinas distintas (M1 e
M2) com periodos de funcionamento restrito. Da mesma forma, o canal 2 possui reservas
nos intervalos [3,9] e [15,20]. Assim, os periodos usados para acomodar novas reservas
sao: [0,3), (9,15) e (20,00), 0 que na modelagem do problema de job scheduling seria
equivalente a trés maquinas distintas, M3, M4 e M5. Dessa forma, tem-se cinco maquinas

com diferentes periodos de operagao (diferentes capacidades).
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Em [6], apresenta-se um algoritmo 6timo para job scheduling com méquinas nao
idénticas cuja complexidade computacional é da ordem de O(n"I*1), o que é proibiti-
vamente alto em redes OBS [35], dada a exponencialidade em |W|, onde W é o conjunto
de maquinas. Dessa forma, em [35] sdo propostas 4 heuristicas para o problema de esca-
lonamento em lote em redes OBS.

A seguir, serao brevemente descritas as heuristicas propostas por [35]. Em todas elas,

as requisicoes sao vistas como um grafo de intervalos G.

9.3.1 Algoritmo Smallest Vertex Ordering (SLV)

Os vértices vy, ..., v, de G sao ditos ordenados segundo o critério smallest-last, se v; tem
o menor grau no subgrafo induzido pelos vértices vy, ..., v; (sendo v, o vértice de G com
menor grau). No algoritmo Smallest Vertex Ordering (SLV), os intervalos sao alo-
cados na ordem smallest last, ou seja, a requisicao correspondente a v; é alocada ao
primeiro comprimento de onda disponivel ou descartada, depois vs e assim por diante até
o processamento de v,,.

A complexidade computacional do algoritmo é de O(n +n?+n|W|log(]S])), dado que
demanda-se O(n) operagoes para realizar a ordenagao smallest-last [45], O(n?) para reali-
zar a construgao do grafo de intervalos e O(n|W|log(|S|)) para a alocagao da reserva [35].

A idéia central do SLV é que tendo o grafo alguns poucos nés de grau elevado, o
processamento prévio desses evitara a necessidade de se usar um numero grande de com-
primentos de onda. Contudo, ao contrario do que afirmam os autores de [35], o proces-
samento prévio das requisicoes com alto grau de interseccao pode ocasionar um numero
elevado de perdas.

A Figura 9.4 ilustra o problema mencionado: suponha que as requisigoes se dispéem na
forma apresentada na Figura 9.4(a). O grafo de intervalos correspondente é apresentado
na Figura 9.4(b). Pode-se notar que o vértice “A” é o vértice com maior grau na ordenagao
smallest last (e portanto o primeiro a ser processado), entretanto, ao se alocar o canal 1

a requisicao A, todas as outras requisicoes serdo descartadas.
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A
B G
A
! [ 1
 — —  — —
B C D E F G
Tempo C F
,,,,,,,,,,,,,,, Periodo sem reserva
_— Periodo reservado D E

(a) Padrdo de chegadas de requisicées. (b) Grafo de intervalos
correspondente.

Figura 9.4: Problema ocasionado no escalonamento em lote.

9.3.2  Algoritmo Mazimal Cliques First (MCF)

Caso haja no grafo uma clique com tamanho M e no maximo W canais para alocagao
das requisi¢oes (com M > W), necessariamente M — W requisi¢oes sao descartadas. O
algoritmo Maximal Cliques First (MCF) determina, além da ordem de processamento
das requisicoes, quais requisicoes deverao ser descartadas caso necessario. Para isso, o
algoritmo determina todas as cliques maximais de G e as ordena, de forma crescente em
relagao ao tempo. Seja {Cy,Cs, ..., Cyy, } 0 conjunto de cliques maximais de G ordenado
tal que C; < C; para i < j (ou seja existe uma requisicdo em C; que possui tempo de
inicio menor ou igual a cada uma das requisicoes em Cj). O algoritmo processa primeiro
as requisi¢oes pertencentes a clique C depois a Cy e assim por diante. Se o tamanho de C;
exceder o nimero de canais, requisi¢oes com o menor tempo de término sao descartadas.

A implementagao da ordenagiao MCF possui complexidade computacional de O(n?)
e a reserva do recurso possui complexidade de O(n|W|log(]S|)). Isso resulta em uma
complexidade computacional da ordem de O(n? + n|W|log(|S|)) [35].

Assim como o algoritmo SLV, a estratégia adotada pelo algoritmo MCF pode nao
produzir os melhores resultados. Considere novamente, a Figura 9.4, a primeira clique
a ser processada é a clique formada pelos vértices “A” e “B”. Como sé existe um canal
disponivel, a requisicdo “B” é descartada e a requisicao “A” é alocada no canal, o que faz

com que todas as outras requisicoes sejam descartadas.
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9.3.3 O algoritmo Smallest Start-time First Ordering (SSF)

No algoritmo Smallest Start-time First Ordering (SSF), as requisigoes sao ordenadas
de acordo com seu tempo de inicio. Assim, as requisi¢oes com menor tempo de inicio sdo
processadas primeiro. O algoritmo SSF possui claramente complexidade de O(nlog(n) +
n|Wllog(]S])).

A mesma situacdo de perdas apresentada na Figura 9.4 pode ocorrer no algoritmo
SSFE. A primeira requisicao processada seria a requisicao “A”, o que resultaria nas perdas

descritas.

9.3.4 O algoritmo Largest Interval First Ordering (LIF)

No algoritmo Largest Interval First Ordering (LIF), as requisi¢oes sdo ordenadas de
acordo com o tamanho da rajada que consiste da diferenca entre o instante de término e de
inicio da requisi¢ao. As requisigoes que possuem maior tamanho sao processadas primeiro.
Assim como o SSF, o algoritmo LIF possui complexidade de O(nlog(n) + n|W |log(|S])).

Assim como os algoritmos SLV, MCF e SSF, a situacdo descrita na Figura 9.4 pode
ocasionar perdas se a requisicao “A” for maior do que as demais. E importante observar
que mesmo que a soma dos tamanhos das demais requisi¢oes seja superior ao tamanho da

requisicao “A”, elas nao serdo consideradas.

9.3.5 Algoritmo Max-SS

Em [12], é proposto um algoritmo denominado Max-SS (Maz Stable Set Algorithm). A
idéia do algoritmo é encontrar o conjunto independente de cardinalidade maxima, garan-
tindo, assim, que o maior nimero de requisi¢oes disjuntas sera alocado.

O algoritmo usa uma busca em largura lexicografica para obter um esquema de eli-
minacdo perfeito . A partir dai, uma sequéncia de vértices vy, ..., v,, formando um con-
junto independente maximo é formada como segue: v; = (1), v; é o primeiro vértice em

o que segue v;_1 e que nao estd em X, U..UX, ., onde X, = {z € Adj(v)|o(v) < o(z)}.
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Ao encontrar um conjunto independente de cardinalidade maxima, o algoritmo Max-SS
garante que o maior numero de requisicoes disjuntas serd alocado. Entretanto, o algoritmo
Max-SS possui algumas limitacbes. A primeira delas é que o conjunto independente
maximo deve ser encontrado separadamente para cada um dos canais, o que eleva a sua
complexidade computacional. A segunda limitagao, é que ele nao leva em consideracao
a presenca de voids, fazendo com que a utilizagdo dos enlaces seja baixa em relacao aos
demais algoritmos apresentados.

O problema com os algoritmos descritos é que eles sao baseados em heuristicas que nem
sempre produzem os melhores resultados. Assim, o desempenho dos algoritmos depende
da estrutura do grafo de intervalos associado ao lote de requisicoes, fazendo com que em
alguns grafos os resultados sejam satisfatérios e em outros nao. A seguir serd discutido

como esse problema pode ser resolvido de forma étima com tempo de execucao polinomial.

9.4 Escalonamento o6timo de canais em redes OBS

Nesta se¢ao, o problema de escalonamento em lote de canais é discutido visando a ob-
tencao de solugoes 6timas. Primeiramente serd exibida uma formulacdo em programagcao
linear para o problema, apresentada em [6]. Apds isso, serd discutida uma mudanga na
modelagem do problema que permite a solugao 6tima do problema em tempo polinomial.

Estas abordagens serao discutidas em seguida.

9.4.1 Formulagcao em programacao linear inteira

Em [6], apresenta-se a seguinte formulagdo em programagao linear inteira (PI) para o

problema de job scheduling.

max ) pop TR WR
r.a. Ar < W (1)
x € {0,1} (2
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onde w é um vetor de n colunas representando o valor das requisicoes, x é um vetor
binario em que z; = 1 indica que a requisicao j sera reservada, A é uma matriz de
incidéncia clique-vértice m x n (m é o nimero de cliques maximais), W é o nimero de
canais/mdquinas e ¢! é o vetor unitario de dimensio m.

Discute-se em [6], propriedades especiais do problema que permitem uma solugao
6tima em tempo polinomial. Partindo de tais propriedades, as se¢oes 9.4.3 e 9.4.4 enfa-
tizam a solugao de diferentes versoes do problema usando algoritmos cuja complexidade

computacional é polinomial.

9.4.2 Remodelagem do problema de escalonamento em lote em

redes OBS

Na se¢ao 9.3, discutiu-se como o problema de escalonamento em lote de canais foi mode-
lado como um problema de job scheduling com méquinas nao idénticas [35]. O fato que
justifica tal modelagem, como ilustrado na Figura 9.3, é que os periodos de disponibili-
dade dos canais de dados alternam-se com periodos em que os mesmos estao reservados,
o que leva a um mapeamento direto entre os voids (no problema de escalonamento em
lote) e as méquinas (no problema de job scheduling). Contudo, isso aumenta o nimero
de restri¢gdes do problema, e consequentemente a complexidade computacional necesséria

a obtengao de uma solucao 6tima.

empo

Consideradas novamente na solugéo do problema

' D
Novas requisi¢oes

I > s
Novas requisi¢des Requisigdes ja processadas

Figura 9.5: Escalonamento em lote de canais com maquinas idénticas.
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Neste trabalho, uma nova forma de modelar o problema é proposta. Esta nova mode-
lagem serd usada pelos algoritmos de escalonamento em lote apresentados neste capitulo.

Nesta nova modelagem, ao invés de modelar cada void como uma méaquina distinta,
cada canal representa uma méaquina. Assim, para garantir que todas as maquinas sejam
idénticas, o conjunto S de reservas ja efetuadas cujas rajadas ainda nao chegaram, é con-
siderado na obtencao da nova solugao. Com isso, todos os canais estarao disponiveis para
receber requisi¢oes em qualquer instante de tempo, fato que os torna com mesma capaci-
dade e que, em tltima instancia, permite a transformacao do problema de escalonamento
em lote de canais em redes OBS ao problema de job scheduling com méaquinas idénticas.

Este processo é ilustrado na Figura 9.5, que mostra dois canais de dados usados para
acomodar as requisi¢oes. Em um dado momento, o canal 1 estd reservado no periodo [8, 14]
e o canal 2 nos periodos [3,9] e [15,20]. Em seguida, chegam requisigoes de reservas A
([1,6]), B ([10,14]), C ([16,21]) e D (]7,12]). As requisigoes A, B, C e D sao agrupadas
em um lote, juntamente com as reservas previamente realizadas. Assim, ambos os canais
podem ser usados para acomodar qualquer requisicao, o que é determinado pela solucao

obtida pelo algoritmo de escalonamento.

Gerenciamento das reservas ja realizadas

Desde que as reservas ja realizadas sao por vezes usadas na obtencao de novas solugoes, é
util manter estruturas de dados adicionais para agilizar o processamento dos lotes. No caso
dos algoritmos descritos a seguir, é preciso determinar de forma rapida quais das reservas
ja realizadas se sobrepGem as requisicoes do lote a ser processado. Para tal, para cada
canal pode-se manter uma lista auxiliar de requisicoes ordenadas de forma decrescente em
relagdo ao tempo de término. Assim, o tempo gasto serd apenas da ordem de O(|S|+|W])
para determinar as requisi¢oes desejadas. Caso a lista auxiliar seja armazenada na forma

de um heap [16] ordenado pelo tempo de término, o tempo necessério para manté-lo serd

da ordem de O(]S|log(]S]))-
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9.4.3 Algoritmo 6timo para requisicoes com pesos idénticos

Quando nao existe nenhum tipo de diferenciacao nos servigos oferecidos pela rede OBS,
todas as requisicoes, e consequentemente, todas as rajadas possuem a mesma prioridade.
Isso faz com que o peso associado a cada uma das requisicoes seja idéntico e tenham
valor igual a p. Nesta secao serd apresentado um algoritmo para escalonamento de canais
quando todas as requisicoes da rede possuem pesos idénticos. Formalmente, tem-se um
conjunto de W canais de dados, e uma lista I = {J; = (s1,€1,p), ..., Jn = (Sn, €n,p)} den
requisi¢oes (correspondente a um lote), onde (s;, e;, p) é o tempo de inicio, o tempo de fim
da rajada e o peso da requisicao J;. Tem-se também uma lista .S de rajadas ja previamente
alocadas nos canais. A lista S corresponde a rajadas que foram processadas em lotes
anteriores. Objetiva-se, neste problema, alocar o maior niumero possivel de rajadas de
TUS nos W canais.

Em [8] é apresentado um algoritmo para escalonamento de tarefas em um conjunto
de W maéaquinas idénticas cuja complexidade computacional é de O(nmax(log(n), |W])).
Este algoritmo, denominado aqui, GreedyOPT sera utilizado para solucionar o problema
de escalonamento de canais em redes OBS. A idéia fundamental do algoritmo baseia-se

no Teorema 1.

Teorema 1. Dado um conjunto I = {J; = (s1,e1,1),...,Jn = (Sn,€n,0)} com n re-
quisicoes a serem escalonadas. Suponha que uma das requisi¢oes € encurtada, ou seja,
seu tempo de inicio permanece inalterado, enquanto o tempo de término € antecipado. Se
as demais requisicoes sao inalteradas, entdo o niumero de requisicoes alocadas ou perma-

nece inalterado ou € incrementado.

Prova. A prova é baseada no fato de que quando uma requisi¢ao é encurtada, o nimero
de requisi¢oes com as quais ela se intersecta, ou diminui, ou permanece inalterado. Seja
I* C I um escalonamento e J; a requisicao “encurtada”. Se J; nao foi inicialmente se-
lecionada para o escalonamento, significa que existe um conjunto C' C I* de requisigoes,

com as quais J; se intersecta. Quando J; é encurtada, ela pode deixar de se intersectar



9.4. FEscalonamento 6timo de canais em redes OBS 148

com as requisicoes de C' fazendo com que possa ser adicionada a I*, aumentando assim a
quantidade de requisigoes escalonadas. Note que a inclusao de J; é incapaz de diminuir
a quantidade de requisicoes ja escalonadas. Isso por que, J; sé é adicionada ao esca-
lonamento se nao mais possui interseccdo com as requisicoes de C. Além disso, como
mencionado, ao ser encurtada J;, o nimero de requisi¢oes com as quais ela se intersecta
nao aumenta, deixando assim as demais requisicoes de I* inalteradas. Se, por outro lado,
quando J; for encurtada ainda persistirem intersecgdes com algumas requisigoes de C, a
requisicao J; nao é adicionada ao escalonamento I*, deixando-o inalterado.

Um raciocinio semelhante pode ser usado para o caso de quando J; faz parte do
escalonamento. Seja J; uma requisicdo nao pertencente ao escalonamento [* e assuma
que a Unica requisi¢ao pertencente a I* com a qual J; se intersecta é a requisicao J;. Se
quando J; for encolhida, a intersec¢ao com J; nao mais existir, J; podera ser adicionada
ao escalonamento, incrementando, assim, I*. Observe que a inclusao de J; nao afeta as
demais requisi¢oes de I*, ja que J; sé possui interseccao com J;. Caso J; possua com
outras requisicoes em [*, ela nao podera ser adicionada ao escalonamento, deixando-o
intacto. Além disso, se apds J; ser encolhida, a interseccao entre J; e J; persistir, J; nao
poderd ser adicionada ao escalonamento, deixando-o intacto. 0

A idéia do algoritmo é processar sequencialmente as requisi¢oes, tentando acomoda-
las em um dos |W| canais. Caso a requisi¢do nao possa ser acomodada, o algoritmo
tenta substitui-la por alguma das requisi¢oes ja acomodadas cujo tempo de término seja
o maior. O algoritmo GreedyOPT é apresentado no Algoritmo 7.

O algoritmo GreedyOPT funciona da seguinte forma: na linha 2 as requisi¢oes sao
ordenadas em ordem crescente de tempo de inicio. Na linha 3, a requisicdo em proces-
samento é adicionada ao conjunto de requisicoes que pertencem & solucao e na linha 4
verifica-se se a requisicao pode ser acomodada em um dos canais. Caso a requisi¢cao nao
possa ser acomodada em um dos canais, a requsicao com o maior tempo de término é
removida. Na pratica, o que o algoritmo faz, caso a requisicao nao possa ser acomodada

em um dos canais, é tentar substituir a requisicao com maior tempo de término pela
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Algoritmo 7 GreedyOPT

ENTRADA

Um conjunto W de canais de saida de um né ¢, um conjunto I de requisi¢oes a serem
processadas em um lote e um conjunto S de requisi¢oes ja alocadas cujo periodo se
intersecta com o perfodo das requisicoes em I.

SAIDA

Um conjunto I’ de cardinalidade méxima.

GreedyOPT

LN« |I|+|5]

2: Ordene todas as requisi¢oes de I U S de acordo com o tempo de inicio de forma que
51 <859 < .. < sy

3: Considere as requisi¢oes sequencialmente, adicionando-as ao conjunto I’

4: Caso nao haja canal para acomodar a tltima requisigao, remova de I’ a requisigao

com 0 maior tempo de término.

requisicao em processamento.
O algoritmo GreedyOPT resolve otimamente o problema de escalonamento em lote
de canais em redes OBS quando todas as requisi¢oes sendo processadas na rede possuem

peso unitario, como se pode constatar através do Teorema 2

Teorema 2. Seja tg o menor tempo em que mais que |W| requisi¢oes se intersectam, seja
J o conjunto dessas requisicoes e e, = maz;cye;. Entao, existe um escalonamento otimo

que nao mclui k.

*

Prova.

Se no instante de tempo ¢, existem mais do que |IW| requisigdes se intersectadas, cla-
ramente, pelo menos uma das requisi¢bes nao podera ser alocada. A escolha de qual
requisi¢ao serd descartada depende s6 do futuro (¢t > ty), desde que todas as requisi¢oes
que iniciaram antes do instante de tempo tg, ou ja terminaram, ou pertencem ao conjunto
J. Assim, o tempo de inicio de cada requisicdo em J pode ser redefinido como sendo
to. Suponha que alguma requisicao ¢ é removida ao invés da requisicao k. Ao trocar a
requisicao k pela requisicao i, o que acontece é que uma requisicdo mais longa é subs-

tituida por uma requisicdo mais curta; em outras palavras, uma requsicao é encurtada.

* A prova deste teorema pode ser encontrada em [8] e serd reproduzida aqui por questdes de completude.
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Assim, pelo Teorema 1, incrementa-se o nimero de requisi¢oes no escalonamento, ou o
escalonamento permanece intacto. 0

E importante nesse ponto mencionar que as requisi¢coes pertencentes ao conjunto S
nao possuem nenhum tipo de garantia de que permanecerao nas novas solugoes obtidas.
Contudo, dado que o algoritmo é 6timo, as requisi¢oes de S s6 deixarao de ser alocadas
para dar lugar a um novo conjunto de requisi¢oes com cardinalidade méaxima. Além disso,
ja que as redes OBS usam esquema de reserva de recursos em uma via, o fato de alguma
requisicao de S ser descartada nao gera nenhum tipo de mensagem adicional aos nés de

origem dos dados.

Complexidade computacional

Teorema 3. Seja |W| o niumero de canais de saida de um nd OBS, n o numero de
requisi¢oes a serem processadas em um lote, S o conjunto de requisi¢oes ja alocadas cujo
periodo de tempo se sobrepoe as requisi¢oes do lote e s = |S|, a cardinalidade do conjunto
S. A complexidade computacional do algoritmo GreedyOPT é de O(N log(N)+ N|W|) =
O(N max(log(N), |[W])), onde N =n + s.

Prova.

Como descrito na se¢ao 9.4.2, demanda-se O(slog(s)) para determinar quais as reser-
vas ainda nao utilizadas devem ser reprocessadas. Demanda-se também O(N log(NV))
para realizar a ordenacdo das requisi¢bes do lote, bem como O(N|W/|) para realizar
o teste de existéncia de canal para acomodar a nova requisicao realizado na linha 4.
Assim, a complexidade do GreedyOPT é de O(slog(s) + Nlog(N) + N|W|). Dado
que slog(s) < Nlog(N), fazendo s = N tem-se que a complexidade do algoritmo é
de O(2Nlog(N) + N|W|) = O(Nlog(N) + N|W|) = O(N(log(N) + |W])). Fazendo-
se a complexidade em funcao do termo que majora a soma (log(N) + |[W|), tem-se

O(N max(log(N), [W1)),
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9.4.4 Algoritmo 6timo para requisicoes com pesos nao idénticos

Quando o trafego da rede requer diferenciacao ou existe presenca de mecanismos de pro-
visao de QoS, os pacotes de controle da rede sao marcados com a prioridade com que
devem ser tratados nos nés ao longo do caminho por onde trafegarao. O valores com que
sdo marcados os pacotes de controle, denominados pesos, refletem a sua importancia e a
sua precedéncia em relagao a alocagao dos recursos em caso de escassez dos mesmos.

Nesta subsecao, sera apresentado um algoritmo 6timo para escalonamento em lote
de canais para o caso em que as requisicoes da rede possuem pesos com valores nao
unitdrios. Na estratégia proposta, garante-se que o conjunto S, de requisi¢des previamente
alocadas, é considerado no processamento do lote atual, de tal forma que necessariamente
as requisi¢oes em S sejam alocadas. Tem-se, como pretendido, um mapeamento para o
problema de job scheduling com maquinas idénticas e garante-se que as requisicoes de S
permanecerao na nova solucao, fazendo com que o tempo necessario a reserva dos recursos
e ajuste da malha de comutacdo para tais requisicoes seja economizado.

Tem-se, formalmente, o seguinte problema: seja I = {J; = (si,e1,p1),...,Jn =
(Sn, €n,Pn)} uma lista de tarefas, onde (s;,¢;) é o tempo de inicio e fim da tarefa J;,
e p; o seu peso. O algoritmo recebe um conjunto de W méquinas idénticas e também
uma lista S de tarefas ja alocadas nas maquinas de W. O objetivo do problema é sele-
cionar uma sub-lista I’ C I de tarefas de peso méximo, e alocar I’ nas |W| méquinas.
O escalonamento gerado deve satisfazer o fato de que em cada maquina nao pode existir
sobreposicao de tempo entre as tarefas.

Em [6], apresenta-se um algoritmo para o problema de job scheduling em méquinas
idénticas. A seguir, expOe-se como adaptar este algoritmo para considerar a lista S de
tarefas ja alocados nas maquinas. O algoritmo de Arkin e Silverberg é, inicialmente,
apresentado e a adaptacao é, posteriormente, descrita.

Seja I = {J1,...,J,} um conjunto de tarefas, cada .J; com peso p; e intervalo (s;, ;). O
algoritmo considera o grafo de intervalos dado pelos intervalos correspondentes as tarefas.

Depois, o algoritmo ordena todas as cliques maximais C1, . .., C,, do grafo de intervalo, de
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acordo com o tempo. Na Figura 9.6 apresenta-se um exemplo desta primeira construgao.

c

b

d

| |

| |

| |

| |

| |

| |

| |

| |

| |
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Figura 9.6: Requisicoes sao representadas na esquerda. Na direita o grafo de
intervalos correspondente e as suas cliques subjacentes.

Dado este grafo de intervalos, uma rede de fluxos G’ é construida como descrito a
seguir: crie um né v, e para cada clique C; (j = 1,...,7) crie um n6 v; . Crie arcos
(vj,vj_1) para cada clique C}, com custo 0 e capacidade infinita. Seja M o tamanho
da clique maxima dentre as cliques C1, ..., C,. Para cada clique C, adiciona-se um arco
(vj_1,v;) de custo 0 e capacidade M —|C;| que representa um dummy job. Para cada tarefa
J; pertencente as cliques Cj, ..., Cjyy, adiciona-se um arco (vj_1,v,4;) com capacidade 1
e custo p; que representa todas as cliques as quais a tarefa J; aparece (de C; até Cjyy).
O objetivo é encontrar um fluxo de M — |W| unidades e de custo minimo de vy até v,
no grafo construido. Os arcos que forem usados para acomodar fluxo na computacao
do algoritmo de fluxo maximo e de custo minimo, correspondem as tarefas que nao sao
alocadas.

Um exemplo da construgao de G’ descrita para o grafo de intervalo da Figura 9.6 é

dado na Figura 9.7. Os arcos partindo de vy em direcao a v, representam as requisigoes.

Teorema 4. O algoritmo de Arkin e Silverberg [6] resolve otimamente o problema de job

scheduling com mdquinas idénticas.

Prova. Uma prova da otimalidade do algoritmo pode ser encontrada em [6]. Entretanto,
por razoes de completude sera apresentada aqui.
O objetivo do problema é alocar um conjunto de tarefas de peso maximo em |W|

méquinas. Logo, tem-se a condigdo de que a qualquer instante, no maximo |W| tarefas
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Figura 9.7: Exemplo de Rede de fluxo.

podem estar em processamento. Esta condicdo é a mesma que impoe que em cada uma
das cliques maximais no maximo |W| tarefas devem ser escolhidas, portanto, pretende-se
remover as tarefas de peso minimo que nao podem ser alocadas. Assim, em cada clique
maximal C;, deve-se assegurar que |C;| — |W| tarefas sdo removidas.

A rede de fluxos G’ é construida, de tal forma que sobre cada vértice v; é possivel passar
um fluxo de M unidades (Neste caso, passar um fluxo nao significa somente transitar
diretamente por v; pois uma aresta correspondente a uma tarefa que pertence a clique C;
também pode passar de um vértice anterior a v; até um vértice posterior a v;, como por
exemplo a tarefa ¢ e a clique Cy). E possivel passar o fluxo de M unidades sobre cada
vértice v;, pois acrescenta-se uma aresta (v;_1, v;) com custo 0 e capacidade M — |C;| para
cada clique maximal C;.

O algoritmo acha um fluxo de M — |W| unidades e custo minimo de vy para v,. Em
cada vértice v; de G, deve-se passar um fluxo de M — |WW| unidades. Como a principio,
pode-se passar um fluxo de M unidades sobre cada um dos vértices v;, e estd passando
um fluxo de M — |W| unidades, tem-se, entdo, que |W| unidades de fluxo nao estao
sendo usadas. Estas |W| unidades correspondem as tarefas (arestas de capacidade 1) que
serao alocadas, e em cada clique C; haverd, consequentemente, no maximo, |W| tarefas
alocadas. Como o fluxo encontrado pelo algoritmo é de custo minimo, as arestas nao
usadas correspondem a um conjunto de tarefas de peso maximo.

O

Deseja-se agora adaptar o algoritmo de Arkin e Silverberg para que o conjunto S de

requisicoes previamente alocadas seja considerado e, mais ainda, esteja necessariamente na
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nova solucao obtida. Para resolver este problema, faz-se a mesma construcao descrita do
algoritmo de Arkin e Silverberg, considerando, entretanto, o conjunto inteiro de requisi¢oes
(SUI). Para cada requisicao J; € S, assume-se que seu custo é infinito. Desta forma, pode-
se garantir que as requisi¢coes em S permanecerao alocadas. O algoritmo BATCHOPT é

formalmente apresentado no Algoritmo 8.

Algoritmo 8 BATCHOPT

ENTRADA

Um conjunto W canais de saida de um né ¢, um conjunto I de requisi¢bes a serem
processadas em um lote e um conjunto S de requisi¢oes ja alocadas cujo periodo se
intersecta com o periodo das requisi¢oes em 1.

SAIDA

Um conjunto I’ de peso méaximo.

BATCHOPT

: Atribua peso infinito para cada requisicao em S.

: Construa o grafo de intervalos GG representando 1 U S.

: Ordene as cliques maximais de G de acordo com o tempo.

Construa a rede de fluxo G’ de acordo com a segao 9.4.

: Calcule o fluxo de M — |W| unidades que possua custo minimo.

. Aloque todas as requisigoes cujos arcos representados em G’ nao receberam fluxo.

S O N

Por ser uma extensao do algoritmo de Arkin e Silverberg, o algoritmo BATCHOPT é
capaz de resolver o problema de escalonamento em lote em redes OBS de forma 6tima,

como € provado no seguinte teorema:

Teorema 5. O algoritmo BATCHOPT resolve otimamente o problema de escalonamento

em lote em redes OBS

Prova.

Sera provada, primeiramente, a otimalidade do algoritmo. Como para cada requisi¢ao
pertencente a S atribui-se um peso infinito, o algoritmo de fluxo de custo minimo néao
usara as arestas correspondentes as requisi¢oes em S; logo, necessariamente, as requisigoes
em S permanecerao alocadas. Além disso, pelo resultado do Teorema 4, sabe-se que dentre

as requisigoes em [ é alocado um subconjunto de peso maximo.
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Agora, mostra-se que as mudancas de canais associados a requisi¢oes cujas rajadas ja
estdo em transito nao sio necessdrias. Suponha que o algoritmo produz uma solugao cujo
inicio se d4 em um instante de tempo ¢, com um conjunto S de requisicoes ja alocadas. Seja
S’ C S o conjunto de requisi¢oes com tempo de inicio menor que t. Isto significa que cada
requisicao em S’ ja estd sendo transmitida e seu canal nao pode ser mudado. Entretanto,
note que para as requisigoes em S \ S’ os canais podem ser mudados sem problemas.
O algoritmo BATCHOPT selecionou um conjunto I’ de novas requisicoes tal que para
qualquer tempo ¢t < ¢’ existem, no maximo, |W| requisi¢oes de I’ U S que se intersectam
no tempo t’. Pode-se entao ordenar as requisicoes em I’ U S por seus tempos de inicio
e alocar as requisi¢oes nesta ordem aos canais disponiveis. Isto gera um escalonamento
factivel desde que em qualquer tempo t' existem no maximo |W| requisi¢oes intersectando
com ele, e assim existe um canal disponivel em cada vez que uma requisicao é alocada.
Note que as requisi¢oes em S foram previamente alocadas em um escalonamento factivel.
Assim, desde que as requisi¢oes em S’ tém o menor tempo de inicio dentre as requisigoes em
S U, elas serao processadas primeiramente e assim nao havera necessidade de mudanga

de canal.

9.4.5 Complexidade computacional

Teorema 6. Seja n o niumero de reservas a serem processadas no lote, S o conjunto
de reservas ja processadas cujo periodo se intersecta com as reservas do lote, s = |S|, o

algoritmo BATCHOPT possui complexidade de O(N*log(N) + N), onde N =n + s.

Prova.

Como descrito na segao 9.4.2, gasta-se O(slog(s)) para determinar o conjunto S, caso
tal conjunto seja armazenado em um heap. Além disso, o algoritmo de Arkin e Silver-
berg possui complexidade O(N?log(N) [6], o que d4 uma complexidade de O(slog(s) +
N?log(N)). Dado que slog(s) < Nlog(N), fazendo-se s = N tem-se uma complexi-
dade de O((N? + N)log(N)). Como N%? + N = O(N?) tem-se uma complexidade de
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O(N?log(N)). Ap6s determinar quais requisi¢oes deverao ser alocadas, é possivel realizar
a alocacdo das requisi¢oes em tempo de O(IN), usando algoritmo simples para coloragao
de grafos de intervalos [52]. Assim, a complexidade do algoritmo BATCHOPT ¢é de
O(N?log(N) + N). 0

Diferentemente do algoritmo GreedyOPT, o algoritmo BATCHOPT garante que as
requisi¢oes do conjunto S estardo na nova solugdo. Apesar de nao garantir que o novo
escalonamento seja maximo caso os pesos originais das requisi¢oes de S sejam utilizados,
existem algumas vantagens ao garantir que as requisi¢oes de S permanecam alocadas.
Uma delas é que o tempo gasto com a inserc¢ao na lista de reservas ja realizadas torna-
se menor, dado que as requisigdes de S ja estao inseridas. Além disso, ao garantir que
reservas ja realizadas permanecam inalteradas, minimiza-se um efeito cascata em que cada
nova requisicao pode bloquear uma requisicao existente, levando a rede a um estado de

volatilidade em que nenhuma requisicao pode ser efetivamente atendida.

9.4.6 Evitando o reprocessamento das requisicoes ja alocadas

Uma limitagao da estratégia proposta para a reducao do problema de escalonamento em
lote em redes OBS ao problema de job scheduling com méaquinas idénticas é o fato de que as
requisicoes ja alocadas sao reprocessadas, o que pode aumentar o tempo de processamento
das requisigoes no lote. Além disso, no caso especifico do algoritmo GreedyOPT, nao existe
nenhuma garantia de que requisicoes que ja foram reservadas no passado permanecam
assim até a chegada da rajada correspondente.

Uma forma de contornar tais problemas, seria adiar o processamento das requisicoes
cujo periodo pode se intersectar com o periodo das requisi¢oes de lotes futuros, fazendo,
dessa forma, com que as primeiras sejam reprocessadas. O raciocinio por tras de tal
estratégia, é que as requisicoes que necessitam ser reprocessadas quando foram reserva-
das pela primeira vez, o foram com uma grande antecedéncia em relacao a chegada da
rajada correspondente (em outras palavras, possufam tempo de ajuste alto). Assim, as

requisigoes que chegaram para compor lotes futuros e que nao possuem tempo de ajuste
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Figura 9.8: Processamento antecipado de requisigoes.

tao alto tém seus periodos de duragao intersectando com as requisi¢oes ja reservadas.

A Figura 9.8 ilustra a idéia. Nela, véem-se dois lotes de requisi¢oes. O lote 1 é
composto pelas requisi¢oes rl, r2, r3, rd e r5, ao passo que o lote 2 é composto pelas
requisigoes 16, r7, r8 e 9. Como pode ser visto, a requisicao r3 é processada juntamente
com as demais requisi¢oes de seu lote, no instante t1 = 2. Com a chegada das requisigoes
do lote 2, vé-se que o canal 1 ndo pode ser usado no periodo de [11, 16], pois 0 mesmo estd
reservado para a rajada correspondente a requisi¢ao r3. Dessa forma, a requisi¢ao r3 deve
ser reprocessada. Entretanto, se no instante de processamento do lote 1, a decisao de adiar
o processamento da requisi¢ao 3 tivesse sido tomada, ela poderia ter sido processada uma
Unica vez juntamente com as requisicoes do lote 2, no instante de tempo 2 = 9.

Uma forma de inferir sobre quando adiar o processamento de uma requisicdo pode
ser feita através da probabilidade de inversao discutida no Capitulo 8. Como visto, a
inversao ocorre quando a ordem de chegada de duas rajadas é inversa a ordem de chegada
de seus pacotes de controle e ela ocorre quando o tempo de ajuste da segunda requisicao
é menor do que o tempo de ajuste da primeira. Isso quer dizer que se o processamento
de requisi¢coes com tempo de ajuste alto for adiado, existe uma alta probabilidade de
que outras requisi¢oes cheguem no futuro para formar um lote com a requisicao adiada.

Com isso, para diminuir o reprocessamento de requisigoes, basta adiar o processamento
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de todas as requisicoes com probabilidade de inversao préxima a 1.

Obviamente, existe a necessidade de cdlculo da probabilidade de inversao para saber
quando adiar o processamento de uma requisicio, o que exige processamento. A comple-
xidade do cédlculo da probabilidade de inversao em um né ¢, depende do niimero de pares
origem-destino cujas rotas passam por i. Assim, existe um compromisso entre realizar
o reprocessamento das requisigoes e realizar o célculo da probabilidade de inversao para
determinar se uma requisicao deve ou nao ser processada no lote atual. Se o nimero de
pares origem-destino que usam o né ¢ em sua rota for pequeno, pode ser vantajoso realizar
o calculo da probabilidade de inversao. Caso contrario, pode ser mais vantajoso realizar

o reprocessamento das requisicoes.

9.5 Estratégia de formacao de lote e adaptacao do
protocolo de reserva

Como mencionado, em [35] sdo propostos algoritmos para escalonamento de canais em
lote. Contudo, tais algoritmos nao sdo beneficiados por nenhuma estratégia de formacao
de lote, o que pode também contribuir para o aumento da probabilidade de bloqueio
obtida.

A estratégia de formacao de lote visa determinar quais requisi¢oes devem compor um
lote e quando um lote deve ser processado. Todos os algoritmos discutidos na secao 9.3
processam todas as requisi¢oes que chegaram dentro de periodo de tempo fixo A, denomi-
nado janela de aceitacao de requisi¢oes. O escalonador verifica periodicamente a presenga
de requisicOes para serem processadas.

O problema com essa abordagem é que em redes OBS o tempo de ajuste é varidvel e
depende do tamanho da rota entre o né onde o pacote de controle esta sendo processado e o
destino final da rajada. Assim, em uma topologia de rede real com muitos pares origem-
destino, um né pode receber requisicoes oriundas desses pares com diferentes tempos

de ajuste. Se uma requisicao possui tempo de ajuste menor que a janela de aceitagao,
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a rajada correspondente chegara ao nd antes do processamento do pacote de controle.

’

E, consequentemente, dificil ajustar a janela de aceitacdo para garantir que todas as

requisicoes sejam processadas antes da respectiva rajada.

A A % 4
L ; tempo
A %Tk E—
|
1 B B
B % A A
F-mmmmm - fommm ]

Janela de aceitacdo de requisi¢Ges

Figura 9.9: Problema do uso da janela de aceitacao de rajadas fixa.

A Figura 9.9 ilustra o problema descrito. Seja ¢, o instante de chegada da requisigao
r, A a janela da aceitacao de requisicoes, e TJ’ o tempo de ajuste da requisicao r ao chegar
ao no ¢ com destino 7, como definido pelo protocolo JET. O pacote de controle associado
a rajada A chega no tempo t4 e o pacote de controle associado a rajada B no tempo tg.
Percebe-se que o tempo de chegada da rajada B, sg, é anterior ao término da janela de
aceitacao de requisicoes. Descarta-se, portanto, a rajada B. O cendrio descrito decorre
da inexisténcia de integracao entre o protocolo de reservas utilizado (nesse caso o JET)
com a estratégia de formagao de lote.

No presente trabalho, propoe-se uma estratégia de formagao de lote que pode ser con-
siderada uma extensao do protocolo JET para o uso com algoritmos de escalonamento de
canais em lote. Nesta estratégia, denominada JET-A, a janela de aceitagao de requisicoes
é adicionada ao tempo de ajuste da requisi¢do, como ilustrado na Figura 9.10. Além
disso, o instante de tempo em que se encerra o periodo de acomodacao de requisicoes e se
inicia o seu processamento (denominado limiar de processamento) é definido de forma que
este nao seja posterior ao instante de chegada da rajada mais préxima. Dessa forma, a
estratégia garante que todas as requisicoes serao processadas antes da chegada da rajada
mais proxima.

Sejam t,, A e T} como definidos anteriormente e seja T

, 0 tempo de processamento
do lote. O limiar de processamento (L) é definido como o instante de tempo em que

se inicia o processamento do lote. Nesse ponto, é importante discutir o papel do né de
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ingresso da rede OBS na determinacao do limiar de processamento. O tempo de ajuste
é funcao do tempo de processamento do pacote de controle nos nés da rota por onde a
rajada trafegara. Assim, se o né de ingresso possui conhecimento sobre o tipo de algoritmo
de escalonamento empregado no nicleo da rede, e se o tempo de processamento do lote é

conhecido, entao, o tempo de ajuste determinado no né de ingresso seré:

T = (Z Té’”) + TV 4T (9.1)

fazendo com que L = (tg + A), onde R = min,{t, + T, + A}. Note que a requisi¢ao
que determina o instante do processamento é aquela, dentre as requisi¢oes do lote, cuja
rajada chegard no instante de tempo mais proximo.

Por outro lado, caso diferentes algoritmos de escalonamento sejam implementados nos
nés de nucleo, torna-se mais dificil determinar o tempo de processamento a partir do né
de ingresso. Assim, o tempo de ajuste calculado no né de ingresso pode conter somente o
tempo necessario para o processamento de um unico pacote de controle (T(p)) em cada no,
somado a janela de aceitacao de requisigoes. Logo, é preciso que o tempo extra necessario
para o processamento de todo o lote seja diminuido do tempo de coleta de requisigoes
(A) da requisigdo que determina o limiar de processamento. Dessa maneira, o limiar
de processamento do lote é definido como L = (tp + A) — Tép A fracao de tempo
diminuida da janela de aceitacao de requisigoes equivale a TL(P) —TW) j4 que o tempo de
processamento de um dnico pacote de controle deve ser descontado.

A medida em que cresce o numero de requisicoes do lote, o tempo de processsamento do
lote também aumenta, diminuindo, assim, o tempo destinado a coleta de novas requisigoes.
Para evitar que o tempo de processamento do lote cresca indefinidamente ao ponto do né
nao conseguir processar o lote antes da chegada das rajadas, um tempo maximo para o
processamento do lote T{E), ¢ determinado. Assim, uma rajada so é inserida no lote se
Tép ) (n) < T#ﬁix, onde TP (n) é o tempo de processamento de um lote com n requisicdes e

pode ser estimado, por exemplo, pela funcao que representa a complexidade do algoritmo
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no pior caso. Na pratica, porém, pode-se determinar um nimero maximo de requisigoes
que o lote deve conter, de forma que T, ﬁfa)x seja limitado.

E importante, porém destacar, que em redes OBS, o tempo de processamento de
requisicoes é da ordem de alguns microssegundos, enquanto o tempo de ajuste e a janela
de aceitagao de requisi¢oes sao da ordem de milissegundos [60]. Assim, o tempo de
processamento do lote é quase desprezivel, fazendo com que o limiar de processamento
seja dominado pela janela de aceitacao. E importante também notar que a medida que
novas requisicoes chegam ao né ¢, o limiar de processamento deve ser atualizado se a nova
requisicao R’ possui {tg + T; + A} inferior ao da requisi¢ao R.

Limiar de processamento

C%L‘ __________ |=<—— TI H& N tempo

Figura 9.10: Estratégia de alocagao de lote JET-A.

Com a determinagao de L, o protocolo garante que todas as requisigdes serao proces-
sadas antes da chegada da rajada mais préxima e, assim, nenhuma rajada serd desne-
cessariamente descartada, dado que o limiar é determinado de forma que este nunca seja
maior que o instante de chegada da rajada mais préxima.

Quando o limiar de processamento é alcancado, todas as requisicoes sao processadas
pelo algoritmo de escalonamento em lote utilizado. Findo o processamento, assim como
em [21], as requisigbes alocadas sao agrupadas, de acordo com o destino e encaminhadas
em um unico pacote de controle para evitar sobrecarga nos canais de controle.

A adicao da janela de aceitacdo ao tempo de ajuste pode aumentar o atraso fim-a-fim
experimentado pelos pacotes que compoem as rajadas. Todavia, esse problema pode ser
minimizado, levando-se em consideracao o atraso maximo fim-a-fim tolerado. Nesse caso,
se D ¢ o atraso mdximo fim-a-fim tolerado, 77 o tempo de ajuste no né de origem em

relacao ao destino j e H o niimero de nés na rota entre a origem e o destino, a janela de
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aceitacao de requisi¢oes em cada né é definida como:

Uma forma de evitar o aumento do atraso fim-a-fim, é usar esquemas de montagem
com predicdo do tamanho da rajada, como em [49] e em [42]. Assim, o atraso A é
compensado com o envio antecipado do pacote de controle.

Por fim, note que, como mencionado, o protocolo JET-A funciona como uma extensao
do protocolo JET. Assim, o JET-A pode ser usado tanto pelos algoritmos de escalona-
mento em lote apresentados neste artigo quanto pelos algoritmos de escalonamento gulosos
apresentados em [65,72-74,76], bastando para isso que A = 0. O uso do JET-A permite,
assim, que diferentes classes de algoritmos de escalonamento coexistam dentro da rede

OBS, aumentando a sua robustez e flexibilidade.

9.6 Exemplos Numéricos

Esta secao compara os algoritmos propostos com outros algoritmos da literatura. Devido
ao fato de ser proposto para redes OBS com apenas um canal de dados, o algoritmo MAX-
SS nao foi usado nas comparagoes. Para avaliar o desempenho dos algoritmos, foram
realizadas simulagoes usando a ferramenta OB2S (Optical Burst Switching Simulator)
desenvolvido na Universidade Salvador [44]. Os algoritmos foram implementados em
linguagem C, usando o conjunto de bibliotecas disponiveis em [61].

Em cada simulagao, foram geradas 10.000 requisi¢oes de reserva de recursos para raja-
das opticas. Cada uma das simulagoes foi replicada 20 vezes usando diferentes sementes de
geracao de numeros aleatorios e os intervalos de confianca possuem um nivel de confianca
de 95%.

As simulagoes foram executadas em dois cenarios distintos. No primeiro cenério,

reproduz-se ambiente proposto em [35]. No segundo cendrio, avalia-se as diferentes es-
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tratégias de formacao de lote e o desempenho dos algoritmos em topologias de redes
reais com um conjunto de pardmetros mais realista. Os resultados sdo apresentados nas

subsecoes a seguir.

9.6.1 Simulagoes em topologia com n6 OBS concentrador

Como dito, neste primeiro conjunto de simulagoes verifica-se o comportamento dos algo-
ritmos propostos em um cendrio controlado com poucos parametros de ajuste, além de

comparar os resultados obtidos com aqueles j& publlicados em [35].

Figura 9.11: Topologia usada no primeiro cenério de simulacao.

A Figura 9.11 apresenta a topologia usada no primeiro ambiente de simulagao. Ela
consiste de um unico né6 OBS de ntcleo conectado a diversas fontes de triafego e um
tnico destino. Cada enlace de entrada possui dois comprimentos de onda separados (um
para dados e um para controle). O enlace ligando o né OBS de niicleo ao destino possui
cinco comprimentos de onda (quatro para dados e um para controle) e cada um dos
comprimentos de onda utilizados possui capacidade de 2.5 Gbps (OC-48).

Para estar em conformidade com os resultados discutidos em [35], foi definida a cons-

tante 7 como o tempo de transmissao de 1024 bits em um dos comprimentos de onda, ou

1024

s37ros000 = 4-3¢ — 7 segundos. As rajadas sao geradas pelas fontes de trafego de

seja, T =
acordo com uma distribuicdo de Poisson com tamanho médio das rajadas b = 81920 bits.
O tempo de ajuste é gerado de acordo com uma distribui¢do uniforme sobre o intervalo
[1307,1507]. A janela de aceitacao de requisi¢oes possuiu um valor arbitrério de 1007, o

que da aproximadamente 40usec.



9.6. Exemplos Numéricos 164

LIF ——
SSF -t
MCF &%
E SLY -
GREEDYOPT -t
BATCHOPT -0

Probabilidade de bloqueio

o1 02 03 04 05 06 07 08 09 1
Carga na rede (Erlangs)

Figura 9.12: Probabilidade de bloqueio experimentada pelos algoritmos.

A Figura 9.12 mostra a probabilidade de bloqueio experimentada pelos algoritmos. E
possivel ver claramente que o algoritmo com menor probabilidade de bloqueio é do BAT-
CHOPT, seguido pelo GreedyOPT. Apesar de tanto o algoritmo GreedyOPT quanto o
algoritmo BATCHOPT alocarem de forma 6tima as requisi¢oes que compdem cada lote,
o fato do algoritmo GreedyOPT nao garantir que as requisi¢oes reprocessadas continuem
alocadas aumenta a sua probabilidade de bloqueio, ja que tais requisicoes podem des-

perdicar recursos que poderiam ter sido ocupados por outras requisicoes.

SLV -
REEDYOPT +—#-—
BATCHOPT -6~

Probabilidade de blogueio

. 1
0 50 100 150
Diferenca entre o maior e menor tempo de ajuste

Figura 9.13: Efeito da diferenca do tempo de ajuste na probabilidade de bloqueio expe-
rimentada pelos algoritmos.

Foi avaliado, também, o efeito da diferenca do tempo de ajuste na probabilidade de
bloqueio. A diferenca do tempo de ajuste foi definida como a diferenca entre o maior e o
menor tempo de ajuste gerados aleatoriamente, isto €, 11,40 — Tmin. O valor de T}, foi
de 2007 e o valor de T,,;, foi gradativamente aumentado, diminuindo assim T},.: — Tonin-

Neste caso, a carga de trafego na rede foi de 99% da capacidade do enlace.
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A Figura 9.13 mostra que, de um modo geral, assim como observado nos experimen-
tos em [35], & medida em que se aumenta a diferenca do tempo de ajuste, aumenta-se a
probabilidade de bloqueio. E possivel observar que a probabilidade de bloqueio experimen-
tada pelo algoritmo BATCHOPT é inferior aos demais algoritmos, seguido pelo algoritmo
GreedyOPT. O incremento da probabilidade de bloqueio & medida em que se aumenta a
diferenga entre os tempos de ajuste maximo e minimo é um fenémeno comum em redes
OBS que operam com o protocolo JET. Tal fenémeno é denominado retro-blocking [36] e
acontece devido ao uso de reserva retardada no protocolo JET. Assim, uma reserva, r;,
pode ser bloqueada por outra reserva, r;,1, cujo tempo de inicio é anterior ao inicio da

reserva r;.

‘‘‘‘‘‘

GREEDYOPT +-#——
0.45 BATCHOPT +-e:-

[ ]
HH ek
HH ek

Probabilidade de bloqueio

L L L L L L L L L
0 20 40 60 80 100 120 140 160 180 200
Janela de aceitacdo de requisicoes

Figura 9.14: Efeito da janela de aceitacao de requisi¢des na probabilidade de bloqueio
experimentada pelos algoritmos.

A Figura 9.14 mostra a probabilidade de bloqueio em funcao da janela de aceitagao
de requisicoes. Nesta avaliacao, a diferenca entre o maior e o menor tempo de ajuste foi
de 507, a carga na rede foi de 99% da capacidade do enlace e a janela de aceitagao de
requisicao variou entre 107 e 1907. E possivel perceber que a excessao dos algoritmos
GreedyOPT e BATCHOPT, a probabilidade de bloqueio experimentada pelos algoritmos
nao depende do aumento da janela de aceitacao de requisicoes. Na realidade, no caso
dos algoritmos LIF, SSF, MCF e SLV, o sucesso ao alocar as requisigoes do lote depende
muito mais do padrao de inicio e término das requisicoes do lote do que da quantidade de

requisicoes.
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No caso dos algoritmos GreedyOPT e BATCHOPT, a probabilidade de bloqueio dimi-
nui com o aumento da janela de aceitacao de requisicoes, pois a medida em que se aumenta
a jenela de aceitacao de requisicoes, o niimero de requisi¢coes compondo cada lote aumenta.
Como os algoritmos sao étimos, conseguem sempre alocar o nimero maximo de requisicoes
em cada lote, o que, ao final dos experimentos, resulta em uma probabilidade de bloqueio

mais baixa.

9.6.2 Simulagoes com topologias de redes operacionais

Neste cenario, as simulagoes foram realizadas com as topologias das redes NSFNet e Abi-
lene, apresentadas na Figura 9.15. Cada enlace da rede é constituido por uma fibra com
32 comprimentos de onda com capacidade de transmissao de 2.5 Gbps. O tempo de pro-
cessamento do pacote de controle e configuracao da malha de comutacao dos comutadores
é de 50us. Assumiu-se que os nos de borda nao possuem conhecimento sobre o tipo de
algoritmo de escalonamento de canais usado no ntcleo da rede. Assim, todos os pacotes
de controle enviados ao nicleo da rede possuiam o tempo de ajuste baseados no tempo de
processamento de um unico pacote de controle em cada né, somado a janela de aceitacao
de requisi¢oes. Além disso, assumiu-se também que o tempo de processamento do lote

cresce linearmente a medida em que novas requisigoes sao adicionadas ao lote.

(a) Backbone NSFNet (b) Backbone Abilene

Figura 9.15: Topologias usadas nas simulagoes.

Todos os nés da rede sdo, potencialmente, uma origem ou um destino do trafego, o que
significa dizer que a cada requisicao gerada, uma origem e um destino sdo sorteados de

acordo com uma distribuicao uniforme e uma rota é entao criada entre o par. O trafego
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é sempre gerado nos nds de origem e segue a distribuicao de Poisson. O tamanho das

rajadas varia de acordo com a distribuicao exponencial negativa.

Avaliacao de desempenho das estratégias de formacao de lote

Nos experimentos realizados na segao 9.6.1, ficou claro que o algoritmo BATCHOPT
produz os melhores resultados em termos de probabilidade de bloqueio, entretanto, como
mencionado, em [35], a estratégia de formagao de lote utilizada é de processar todas as
requisi¢oes que chegam dentro de intervalos de tempo fixo. Contudo, como discutido
na secao 9.5 esta estratégia pode ser ineficiente. Assim, para avaliar os beneficios da
estratégia de formagcao de lote proposta neste trabalho foram realizadas outras simulagoes.

Como argumentado anteriormente, o dimensionamento da janela de aceitacao torna-
se mais critico em topologias complexas com diversos pares origem-destino. Assim, o
desempenho das estratégias de formacao de lote foi avaliado usando tais topologias.

O algoritmo de escalonamento usado nestas avaliagoes foi o BATCHOPT, ja que o
mesmo apresentou os melhores resultados na avaliacao realizada na secao 9.6.1. O BAT-
CHOPT foi utilizado com a estratégia JET-A proposta nesse trabalho e também com a

estatégia, denominada aqui de FIXA, proposta em [35].

;
BATCHOPT—(JET-A) —— |
BATCHOPT-(FIXO) ---%---

Probabilidade de bloqueio

-1

. . . . . . . . .
100 300 500 700 900 1100 1300 1500 1700 1900
Janela de aceitagao de requisigdes ( 7)

Figura 9.16: Probabilidade de bloqueio do BATCHOPT com diferentes estratégias de
formacao de lote.

A Figura 9.16 apresenta a probabilidade de bloqueio em funcao do tamanho da janela
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de aceitacao de requisicoes. Percebe-se que enquanto a janela de aceitacao é menor do que
o menor tempo de ajuste, a probabilidade de bloqueio do BATCHOPT ¢ igual indepen-
dente da estratégia adotada. Contudo, & medida em que a janela torna-se maior do que
o menor tempo de ajuste, o desempenho da estratégia FIXA degrada-se. Isto acontece
porque como a janela de aceitacao é maior do que o menor tempo de ajuste presente na
rede, as rajadas correspondentes as requisigoes do lote comegam a chegar aos nés da rede
antes que a respectiva requisicao tenha sido processada, fazendo com que as rajadas sejam

sumariamente descartadas.

B Falta de canal @Falta de processamerto

100%

90%
80%
0%
60%
50%
40%
30%
0%
10%

0%

Percentual de perdas

BATCHOPT (JET-4) BATCHOPT(JET-FIXQO)
Janela de aceitagao de requisi¢des (100 -2900)

Figura 9.17: Percentual de perdas distribuido entre requisi¢bes nao processadas e perdas
por falta de canal de dados.

A Figura 9.17 apresenta o percentual de perdas de rajadas dividido entre as requisi¢oes
que nao foram processadas e aquelas descartadas por falta de canal para acomoda-las.
Esta medida é feita em fungao da janela de aceitacao de requsigoes. A janela de aceitacao
de requisi¢oes variou de 1007 a 29007, com incremento de 2007. E possivel observar
que quando a estratégia JET-A é utilizada, todas as perdas devem-se somente a falta de
canais para acomoda-la. Por outro lado, quando a estratégia FIXA ¢é utilizada, cerca de
95% das perdas se da por falta de processamento das requisicoes. Percebe-se também
que a medida em que a janela de aceitacao de requisicoes é aumentada, o percentual
de perdas devido a falta de processamento aumenta suavemente. Isto acontece pois a
janela de aceitacao de requisi¢ées torna-se maior do que o tempo de ajuste. Com isso,

as rajadas correspondentes as requisicoes do lote chegam ao né antes mesmo que haja
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o processamento do lote. A medida em que aumenta-se a janela, maior o percentual de

requisi¢oes que sofre com esse fenémeno.

B Requisigies do lole ERequisigbes reprocessadas B Requisighes do lote @Requisigies reprocessadas

Percentual de requisigdes
Percentual de requisigses

Tempo de ajuste (150us, 100us, 50us) Tempo de ajuste (150ps, 100ps, 50ps)
Carga (0.1-1) Erlangs Carga (10 -190) Erlangs

(a) Carga baixa (b) Carga média.

B Requisigies do lote @Requisighes reprocessadas |

1009%
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(c) Carga alta.

Figura 9.18: Percentual das requisi¢oes reprocessadas em cada lote.

Dado que os algoritmos 6timos apresentados nesse capitulo adicionam requisicoes ja
processadas cujas rajadas ainda nao foram transmitidas ao lote em processamento, um
experimento para medir o percentual de requisi¢oes reprocessadas em cada lote foi rea-
lizado. A estratégia de formacao de lote JET-A foi usada com janela de aceitacao de
requisigoes igual a 1ms. Os resultados reportados foram calculados tomando-se a média
aritimética em todos os nds da rede.

A Figura 9.18 mostra os resultados do percentual de reprocessamento dividido entre
as requisigoes pertencentes ao lote (aquelas processadas pela primeira vez) e as requisi¢oes
reprocessadas. Os resultados sao apresentados em funcao do tempo de ajuste contido nas
requisigoes (sem levar em consideragao a janela de aceitagdo de requisigdes). As barras

verticais sao dispostas em grupos de trés. Cada barra dentro de um grupo representa o
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percentual de reprocessamento de requisigoes contendo um tempo de ajuste dentre 50us,
100us e 150us. Cada grupo representa uma carga da rede. As simulagoes foram realizadas
com trés cendrios de carga de trafego: carga baixa, variando de 0.1 a 1 Erlangs com
incremento de 0.1 Erlangs; carga média, variando de 10 a 190 Erlangs, com incremento de
20 Erlangs; e carga alta, variando de 200 a 2000 Erlangs, com incremento de 200 Erlangs.
E possivel perceber que, estatisticamente, nao existe alteragao no percentual de re-
quisicoes reprocessadas em relacao as requisigoes do lote (Figuras 9.18(a), 9.18(b) € 9.18(c)).
Isto acontece pois a medida em que aumenta-se a carga na rede, mantendo-se inalterados
os tempos de ajuste, aumenta-se proporcionalmente o niimero de requisi¢goes em cada lote
e o numero de requisicoes ja processadas a espera da respectiva rajada. E possivel também
observar que o percentual de requisicoes reprocessadas aumenta & medida em que se au-
menta o tempo de ajuste contido nas requisi¢oes. Isto acontece pois quanto maior o tempo
de ajuste, mas tempo se passa entre o instante de término do processamento da requisicao
e a transmissdo da rajada correspondente. Assim, a reserva fica mais tempo armazenada,

permitindo, assim, que cheguem outras requisicoes e outros lotes sejam formados.

Avaliacao de desempenho dos algoritmos de escalonamento em lote

Como visto na se¢ao 9.6.2, os algoritmos de escalonamento apresentados em [35] utilizam
uma estratégia de formacao de lote ineficiente. Para avaliar o desempenho dos algoritmos,
todos os algoritmos avaliados usaram a estratégia de formagcao de lote JET-A proposta
neste trabalho.

Foi avaliado, primeiramente, o impacto da janela de aceitagao de requisi¢oes (A) na
estratégia de formacao de lote JET-A. Para tal, a QoS foi desconsiderada e todas as
requisicoes que adentraram a rede tinham custo unitario. Em tais simulacoes, a carga de
trafego na rede foi de 1000 Erlangs.

A Figura 9.19 mostra a probabilidade de bloqueio obtida pelos algoritmos em fungao de
A e a Figura 9.20 o nimero médio de requisicoes por lote em funcao de A. Percebe-se que

os algoritmos LIF, MCF, SSF e SLV néo sdo sensiveis a alteragoes na janela de aceitacoes.
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Figura 9.19: Probabilidade de bloqueio em funcéo da janela da aceitagao de requisicoes.

Isso acontece pois seu critério para estabelecimento da ordem em que as requisi¢oes sao
alocadas é fixo. Com isso, o desempenho de tais algoritmos depende mais da estrutura do
grafo de intervalos associado do que do numero de requisicoes sendo processadas, ou seja,
em alguns grafos de intervalos (lotes) tais algoritmos conseguem minimizar as perdas e

em outros nao.

Numero medio de requisicoes por lote

0 § Ej
0 0.0002 0.0004 0.0008 0.0008 0.001
Janela de aceitacao de requisicoes (Sistem D)

Figura 9.20: Numero médio de requisi¢oes por lote em funcdo da janela de aceitagao de
requisicoes.

Os algoritmos GreedyOPT e BATCHOPT, por outro lado, conseguem beneficiar-se
do aumento do niimero médio de requisi¢oes em cada lote. Isso por que os algoritmos sao
otimos e a medida em que mais requisicoes sao processadas de uma vez, maior o horizonte
de tempo que eles tém conhecimento sobre as requisi¢coes e mais informagoes possuem
acerca das interseccoes entre tais requisigoes.

Como quanto maior a janela de aceitacao de requisi¢oes, melhor o desempenho dos
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algoritmos GreedyOPT e BATCHOPT, na pratica tal parametro pode ser ajustado depen-
dendo dos requisitos temporais do trafego transportado e determinado pela Equagao 9.5.
Para nao impactar o desempenho de aplicagbes com restricoes temporais e ao mesmo
tempo obter uma quantidade razoavel de requisi¢oes no lote, A foi usado com valor de
Ims [32].

A seguir, foram realizadas simulacoes com trafego com trés diferentes intensidades de
carga: carga baixa (carga variando de 0.1 a 1 Erlang), carga média (carga variando de 10

a 190 Erlangs) e carga alta (carga variando de 200 a 2000 Erlangs).
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Figura 9.21: Probabilidade de bloqueio.

A Figura 9.21 mostra a probabilidade de bloqueio em fungdao do aumento da carga
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na rede em um cendrio sem QoS, ou seja, quando todas as requisigoes possuem peso
unitdrio. Com o aumento da carga de trafego na rede, o tamanho das cliques maximais do
grafo de intervalos associado as requisi¢oes é aumentado, o que explica o crescimento das
perdas. Entretanto, o crescimento das perdas é menor quando o algoritmo BATCHOPT ¢é
utilizado. Em relacao ao pior algoritmo, o SLV, o algoritmo BATCHOPT apresentou um
ganho de 42% na probabilidade de bloqueio. Isso porque, como todas as requisi¢oes tém
custo unitario, o conjunto de requisi¢oes selecionado pelo algoritmo é sempre o conjunto
com a maior cardinalidade e assim sempre o menor numero possivel de requisigoes é
descartada.

O algoritmo com a segunda menor probabilidade de bloqueio foi o algoritmo Gre-
edyOPT, com ganho de 35% em relacao ao SLV. Apesar do algoritmo GreedyOPT, assim
como o BATCHOPT, ser um algoritmo 6timo, o que leva a alocagao de um conjunto de
requisicoes com cardinalidade méaxima, o fato do algoritmo nao garantir que as requisigoes
ja escalonadas pertencam a nova solucao, faz com que a probabilidade de bloqueio seja
maior do que a do BATCHOPT. Isso por que as requisigoes ja escalonadas podem ser blo-
queadas pelas requisi¢oes do lote em processamento. Estas dltimas, por sua vez, podem
ser bloqueadas por requisi¢oes futuras e assim por diante, sem que exista garantia de que
nenhuma obtenha, de fato, sucesso.

A seguir, vém os algoritmos LIF, MCF e SSF com 12%, 8% e 2% de ganho na proba-
bilidade de bloqueio em relagao ao algoritmo SLV.

A Figura 9.22 apresenta a utilizagdo da rede. Todos os algoritmos avaliados apre-
sentaram niveis muito proximos de utilizacdo. Pode-se perceber um aumento linear da
utilizacao quando a carga de trafego é baixa. Isso por que, a medida em que aumenta-se
a carga, cresce o nimero de reservas realizadas. O cresimento linear é observado até a
carga de 1 Erlang, quando atinge 78%. A partir desse ponto, existe uma saturagao da
rede, refletido pelo aumento da probabilidade de bloqueio, e o crescimento da utilizacao

¢ bem menor. Da carga de 10 Erlangs até 2000 Erlangs, a utilizagdo da rede variou de

78% a 82%.
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Figura 9.22: Utilizagao média da rede.

A Figura 9.23 apresenta a utilizagao efetiva da rede em funcao do aumento da carga
de trafego. E possivel perceber que os algoritmos BATCHOPT e GreedyOPT produzem
as duas maiores utilizagoes efetivas dentre os algoritmos avaliados. Uma maior utilizacao
efetiva pode ser explicada por dois fatores: i) o algoritmo obteve menor probabilidade
de bloqueio, fazendo com que um nimero maior de rajadas tenham sido transmitidas,
e, consequentemente um maior tempo de duracao das reservas bem sucedidas e ii) o
algoritmo conseguiu atender rotas de tamanhos maiores, o que também se reflete em um
aumento do tempo das reservas realizadas. Como pode ser observado na Figura 9.24 a

diferenca do tamanho médio das rotas atendidas pelos algoritmos é muito pequena, ja que
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Figura 9.23: Utilizagao efetiva média da rede.

a escolha de qual requisicao sera escalonada, ou qual o canal serd usado, independe de
fatores que possam aumentar o tamanho das rotas atendidas. Assim, conclui-se que o fator
preponderante na diferenca da utilizacao efetiva deve-se ao desempenho dos algoritmos
em termos de probabilidade de bloqueio. Comparando com os algoritmos do capitulo 8,
percebe-se que os algoritmos de escalonamento em lote produzem cerca de 20% a mais de
utilizacao efetiva.

Foram realizadas, também, simulagoes levando-se em consideracao requisitos de QoS.
Para tal, foram usadas 5 classes de servigo de forma que a classe ¢ é mais prioritaria que a

classe j se i > j. Cada requisi¢ao gerada, foi associada a uma classe de servigo de maneira
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Figura 9.24: Tamanho médio das rotas atendidas.

uniformemente distribuida. Pesos foram atribuidos a cada classe de servigo da seguinte
forma: wy = 1,wy = 2, w3 = 4,wy = 8, ws = 16, onde w; é o custo das requisi¢des de
classe 1.

E possivel perceber através da Figura 9.25 que a probabilidade de bloqueio dos algorit-
mos LIF, MCF, SSF, SLV e GreedyOPT permaneceu inalterada, ja que eles nao levam em
consideragao os pesos da requisigdo (note que os pesos utilizados pelo algoritmo LIF cor-
respondem ao tamanho dos intervalos e nao a classe de servigo). Percebe-se, também, que
a probabilidade de bloqueio do algoritmo BATCHOPT aumentou em relagao ao cendrio

com pesos unitarios. Esse é um fendmeno esperado ja que o algoritmo tem uma tendéncia
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Figura 9.25: Probabilidade de bloqueio em fungao da carga de trafego na rede (cendrio

com QoS)

a beneficiar as requisi¢es com um maior peso (para garantir que a soma dos pesos seja
méaxima). Com isso, as requisi¢oes das classes de alta prioridade sdo mais beneficiadas

pelo algoritmo BATCHOPT.
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Figura 9.26: Percentual de perdas distribuido entre as classes de trafego

Entretanto, quando se observa o percentual de perdas dividido entre as classes de
servico, ilustrado na Figura 9.26, percebe-se claramente que o algoritmo BATCHOPT
penaliza menos as classes mais prioritdrias, cujo peso é maior.

Além dos resultados numéricos, mediu-se também o tempo de execucdo dos algoritmos.
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Tabela 9.1: Ganho relativo no tempo médio de execugao
‘ ‘Lote 1 ‘ Lote 2 ‘ Lote 3 ‘ Lote 4 ‘ Lote 5 ‘ Média ‘

Valor 7.2x1072[8.0x1072[6.8x1072[7.6x1072[7.2x102[7.3x 1072
Referéncia

LIF 37% 27% 22% 40% 33% 32%
SSF 41% 30% 25% 42% 37% 35%
MCF 33% 26% 26% 34% 25% 28%
SLV 0.0% 0.0% 0.0% 0.0% 0.0% 0.0%
GreedyOPT |36% 27% 25% 40% 31% 32%
BATCHOPT [33% 25% 23% 36% 27% 28%

As simulagoes foram realizadas em uma maquina Intel Pentium Core 2 Duo com 2.8Ghz
e 4GB de memdria RAM, executando o sistema operacional OpenSuse 11.1. O tempo de
execucao foi medido com o uso do comando time.

Foram gerados 5 lotes de requisigoes, cada um contendo 500 requisigoes geradas alea-
toriamente. Para cada lote foram realizadas 10 simulag¢oes e o tempo médio de execugao
de cada lote calculado, bem como a média do tempo de execucao em todos os lotes.

O ganho relativo no tempo de execugao de cada lote é apresentado na Tabela 9.1. O
ganho relativo é definido como a diferenca em percentual em relagao ao valor de referéncia,
que € o tempo de execucao do algoritmo mais lento. E possivel observar que o algoritmo
mais lento em todos os cendrios foi o algoritmo SLV. O algoritmo mais rapido foi o
algoritmo SSF. Pode-se também notar que o algoritmo BATCHOPT foi, no maximo 10%
mais lento que o algortimo SSF (processamento do lote 5) e, em média, 32% mais rapido
que o SLV e 7% mais lento que o algoritmo SSF.

O algoritmo GreedyOPT apresentou-se mais rapido que o algoritmo BATCHOPT. Ele
foi, no méximo 5% mais lento que o algoritmo SSF e, em média 32% mais rapido que o

algoritmo SLV e 3% mais lento que o algoritmo mais rdpido, o SSF.
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9.7 Resumo conclusivo

Um dos grandes desafios em redes OBS é o projeto de algoritmos de escalonamento efici-
entes, capazes de reduzir a probabilidade de bloqueio, de forma que a rede seja capaz de
oferecer garantias minimas de QoS. Além disso, tais algoritmos devem manter informagoes
sobre os intervalos sem reserva fazendo alocacao das rajadas nesses intervalos, garantindo,
assim, o aumento da utilizacao da rede.

Neste capitulo, foram discutidos algoritmos 6timos de escalonamento em lote para
redes OBS. Os algoritmos sao capazes de fornecer boas solugdes para o problema de esca-
lonamento em lote em redes OBS de forma réapida. Viu-se que o algoritmo BATCHOPT
apresentou um ganho de 42% na probabilidade de bloqueio em relacao ao pior algoritmo
e foi em média 7% mais lento que o algoritmo mais rapido. Ja o algoritmo GreedyOPT
obteve 35% a menos na probabilidade de bloqueio do que o pior algoritmo e foi em média
3% mais lento do que o algoritmo mais rdpido. Além disso, viu-se que o algoritmo BAT-
CHOPT é capaz de produzir menos penalizacao nas rajadas das classes de alta prioridade.
Assim, pode-se concluir que o algoritmo BATCHOPT é capaz de fornecer uma solugao
mais completa, sendo portanto indicado como a solucao com melhor custo-beneficio. En-
tretanto, se o tempo de execugao é um requisito crucial, o algoritmo GreedyOPT pode
ser utilizado.

Foi proposta também uma extensao do protocolo JET para atuar como estratégia
de formagao de lotes. Resultados de simulagdo mostraram que os algoritmos possuem

desempenho superior aos algoritmos semelhantes existentes na literatura.



Capitulo 10

Conclusoes e Trabalhos futuros

Nos ultimos anos, as redes OBS tém sido alvo de intensas pesquisas. Grande parte de seu
atrativo deve-se ao envio dos datagramas IP agrupados em uma tinica rajada, a sinalizacao
out-of-band, e, sobretudo, a sua flexibilidade proporcionada pelo processo de reserva em
uma via.

Entretanto, apesar de sua flexibilidade, as redes OBS ainda apresentam alta taxa de
perdas, o que pode deteriorar o nivel dos servicos oferecidos pela rede. Para diminuir
o bloqueio e, consequentemente, oferecer melhores servicos as aplicacoes, a melhoria dos
mecanismos de controle da rede é necessaria.

O foco desta tese foi o desenvolvimento e avaliagao de desempenho dos algoritmos de
montagem de rajadas e escalonamento de canais, capazes de dar suporte ao trafego IP,
melhorando assim a adaptabilidade da rede OBS a uma Internet 6ptica de nova geragao.

A primeira etapa no desenvolvimento da tese foi a anélise do impacto dos mecanismos
da rede. No Capitulo 5, viu-se que um trafego multifractal que alimenta um né OBS de
ingresso pode ter suas propriedades estatisticas alteradas de multifractal para monofractal
dependendo dos parametros utilizados nos algoritmos de montagem. Verificou-se que tal
transformacao pode ocasionar uma diminui¢ao na demanda por recursos da rede, o que,
como verificado através de simulagoes, pode significar uma reducao de até 4% em termos

de probabilidade de bloqueio.
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Constatou-se também que a inducao das transformagoes no trafego multifractal ne-
cessita do conhecimento prévio acerca da escala de tempo limitante. Contudo, o método
para identificacao de tal escala era baseado na inspecao visual do diagrama criado a partir
de um conjunto de pontos, o que torna impraticavel a sua implementagao.

Para solucionar este problema, foi proposto no Capitulo 6 um método nao visual para
deteccao da escala de corte. O método possui complexidade linear em relacao ao nimero
de pontos do trago de trafego de entrada e é baseado na observagao dos valores adquiridos
pelo coeficiente de determinagao de uma regressao linear realizada no conjunto de pontos
do plano formado pelo logaritmo do processo incremento agregado em fungao do logaritmo
da escala de agregacao. Experimentos realizados usando como entrada tragos de trafego
real mostraram a aplicabilidade do método.

No Capitulo 7, foram apresentados os algoritmos de montagem de rajadas capazes
de induzir transformagoes nas propriedades estatisticas do trafego. Observou-se através
de simulacoes que os algoritmos propostos sao capazes de induzir transformacoes nas
propriedades estatisticas do trafego, reduzindo assim a demanda por recursos na rede.
Verificou-se, que dentre os algoritmos propostos, o algoritmo Proportional Fit apresentou
os melhores desempenhos em termos de vazao e atraso de montagem de rajadas.

No Capitulo 8 foi proposto um algoritmo de escalonamento de canais denominado
LRC (Least Reusable Channel). O algoritmo LRC usa uma estratégia adaptativa na
escolha de qual canal utilizar. A estratégia visa utilizar o canal com menores chances de
ser utilizado por requisigoes futuras. A reutilizacao dos canais é medida pela fungao de
reutilizacao, definida em funcao da probabilidade de inversao de rajadas e pelo tempo
de vida 1til dos wvoids. O desempenho do algoritmo foi avaliado, comparando-o através
de simulagoes, com outros algoritmos propostos na literatura sob diversos modelos de
trafego. Resultados mostraram que o algoritmo produz uma diminuigao de até 27,6%
na probabilidade de bloqueio experimentada. Além disso, o algoritmo produz maior
utilizagao da rede e menor fator de justica.

No Capitulo 9 foram apresentados dois algoritmos de escalonamento em lote de canais
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em redes OBS. Primeiramente foi proposta uma estratégia para reducao do problema
de escalonamento em lote em redes OBS ao problema de job scheduling em méaquinas
idénticas. Além disso, foi proposto o algoritmo GreedyOPT para o problema de escalo-
namento em lote de requisi¢bes com peso unitario. O algoritmo GreedyOPT tem como
principal vantagem o fato de possuir baixa complexidade computacional, o que o torna
mais rapido que os demais algoritmos de escalonamento em lote. Depois, foi proposto o
algoritmo BATCHOPT. O algoritmo BATCHOPT ¢ capaz de resolver de forma étima o
problema de escalonamento em lote quando as requisigoes possuem diferenciagao dos pesos
ou prioridades. Por fim, foi proposta no mesmo capitulo, uma estratégia de formacao de
lote que é uma adaptagao do protocolo JET para uso com algoritmos de escalonamento
em lote. Simulagoes mostraram que o algoritmo BATCHOPT apresentou os melhores

resultados em termos de probabilidade de bloqueio e utilizacao da rede.

10.1 Trabalhos Futuros

Nesta tese foram discutidos e apresentados mecanismos de controle para redes de co-
mutagao de rajadas Opticas. Apesar de os mecanismos terem sido vastamente avaliados e
terem apresentado resultados satisfatérios, existe ainda um campo vasto de investigacao
de tais mecanismos em trabalhos futuros.

No Capitulo 6, foi apresentado um método nao visual para deteccao da escala limi-
tante de fluxos multifractais. O método é baseado na inspecao dos valores assumidos
pelo coeficiente de determinacao de uma regressao linear realizada nos pontos do plano
formado pelo logaritmo do processo incremento agregado, em fungao do logaritmo da es-
cala de agregacao. O teste do coeficiente de determinagdo para quando esta abaixo de
um valor pré-determinado, €. Os valores usados no teste foram ajustados empiricamente,
assim, para garantir uma completa automatizacao da deteccao da escala limitante, é im-
portante o desenvolvimento de métodos capazes de realizar a estimacao do valor de € para

qualquer traco de entrada. Outro ponto importante é que, como visto no Capitulo 6, o
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método recebe como entrada o processo incremento agregado do trago. A geracao do pro-
cesso incremento agregado nao estd incorporada a deteccdo da escala limitante. Assim,
outro ponto de anédlise futura, seria o desenvolvimento de métodos capazes de realizar a
agregacao do trafego de entrada em funcao das estatisticas do trafego multifractal.

No Capitulo 7, a avaliacdo de desempenho dos algoritmos de montagem foi realizada
através de simulagoes. E importante também o desenvolvimentos de modelos analiticos
que representem a operacao dos mecanismos propostos para a completa validagao dos
resultados obtidos através das simulagoes.

No Capitulo 8 foi proposto um algoritmo de escalonamento que leva em consideracao
informagoes relativas ao processo de montagem de rajadas para efetuar cdlculos sobre a
probabilidade de inversao. Para dar mais independéncia ao escalonamento, é interessante
o desenvolvimento de novos métodos para calculo da probabilidade de inversao que nao
necessitem de informacoes acerca do tipo de algoritmo de montagem sendo utilizado.
Outro ponto interessante para futuros trabalhos é a estimacgao do tempo de execugao do
algoritmo propostos, levando-se em consideragao diversos ambientes. Outro ponto nao
considerado foi a presenca de algoritmos de roteamento adaptativos, o que influencia
a dindmica de chegada de requisicoes. Além disso, como trabalho futuro, pretende-se
também o desenvolvimento de um modelo analitico capaz de capturar a dinamica da
operacgao do algoritmo proposto, de forma que os resultados obtidos via simulagao sejam
completamente avaliados.

No Capitulo 9 foram discutidos algoritmos de escalonamento em lote de canais para
redes OBS. Foi apresentada também uma estratégia de formacgao de lote. Como trabalhos
futuros, pretende-se realizar o desenvolvimento de novas estratégias de formagao de lote,
bem como sua comparacdo com as estratégias discutidas neste capitulo. Além disso,
pretende-se comparar os algoritmos propostos com outros algoritmos 6timos para job
scheduling com maquinas idénticas propostos na literatura. Finalmente, pretende-se o
desenvolvimento de um modelo analitico para complementar a avaliacao de desempenho

dos algoritmos propostos.
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