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Resumo

Nesta dissertacao estudamos algoritmos para resolver problemas de escalonamento de ta-
refas em grades computacionais. Dado um conjunto de tarefas submetidas a uma grade
computacional, deve-se definir em quais recursos essas tarefas serao executadas. Algorit-
mos de escalonamento sao empregados com o objetivo de minimizar o tempo necessario
para executar todas as tarefas (makespan) que foram submetidas. Nosso foco é estudar
os atuais algoritmos de escalonamento usados em grades computacionais e comparar estes
algoritmos. Nesta dissertagao apresentamos algoritmos onlines, aproximados e heuristicas
para o problema. Como resultados novos, provamos fatores de aproximagcao para o al-
goritmo RR quando utilizado para resolver os problemas R; s;t|1;|Cinaz, R;Sit|T;|TPCC,
R;54|T; = L|Cppaz € R;54|T; = L|TPCC é justo. Por fim, definimos uma interface que
adiciona replicacao de tarefas a qualquer algoritmo de escalonamento, onde n6s mostra-
mos a aproximacao desta interface, e apresentamos uma comparacao via simulacao dos
algoritmos sem e com replicacao. Nossas simulagoes mostram que, com a utilizacao de re-
plicacao, houve a reducao no makespan de até 80% para o algoritmo Min-min. Nas nossas
andlises também fazemos uso da métrica RTPCC que calcula exatamente a quantidade
de instrucoes que foram usadas para executar todas as tarefas.



Abstract

In this dissertation, we studied algorithms to solve task scheduling problems in computa-
tional grids. Given a task set that was submitted to a computational grid, the problem is
to define in which resources these tasks will be executed and the order they will be execu-
ted. Scheduling algorithms are used in order to minimize the time required to execute all
tasks (makespan). We studied the most recent scheduling algorithms proposed to be used
in computational grids, and then compare them using simulations. In this dissertation we
also present approximate algorithms and new heuristics for the problem. As new results,
we proved approximation factors to the RR algorithm when applied to solve the problems
R; 5it|T;|Crnaw, R; sit|T;|TPCC, R; s4|T; = L|Crnae and R;si|T; = L|TPCC. Finally, we
defined an interface that adds task replication capability to any scheduling algorithm.
We then show approximation results for algorithms using this interface, and present a
comparison of well know algorithms with and without replication. This comparison is
done via simulation. Our simulations show that, with replication, there was up to 80% of
reduction in the makespan to some algorithms like the Min-min.
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Capitulo 1

Introducao

Nesta dissertacao estudamos algoritmos voltados para problemas de escalonamento de
tarefas. Muitas das variacoes de problemas de escalonamento sao problemas de otimizagao
que pertencem & classe NP-dificil. Problemas de otimizagdao, na sua forma geral, tém
como objetivo maximizar ou minimizar uma fun¢ao definida sobre um certo dominio. A
teoria classica de otimizagao trata do caso em que o dominio é infinito. J& no caso dos
chamados problemas de otimizacao combinatéria, o dominio é tipicamente finito; além
disso, em geral ¢é facil listar os seus elementos e também testar se um dado elemento
pertence a esse dominio. Ainda assim, a ideia ingénua de testar todos os elementos desse
dominio na busca pelo melhor mostra-se invidvel na pratica, mesmo para instancias de
tamanho moderado.

Nesta dissertagao, assumimos a hipotese de que P # NP. Dessa forma, tais proble-
mas de escalonamento e muitos outros problemas de otimizacao que sao NP-dificeis, nao
possuem algoritmos eficientes para resolvé-los de forma exata. Muitos desses problemas
aparecem em aplicacoes praticas e ha um forte apelo economico para resolvé-los. A alo-
cacao de tarefas é uma area critica, por exemplo, na obtencao de bom desempenho em
sistemas computacionais paralelos. A medida que a tecnologia VLSI (Very-large-scale
integration) avanca, sao desenvolvidos computadores com um nimero cada vez maior de
processadores e ¢ crescente o desenvolvimento de estratégias de escalonamento de tare-
fas para tais tipos de computadores. Sao problemas que necessitam de solucoes réapidas,
muitas vezes de forma on-line, ou seja, nao existe o conhecimento prévio de todas as
tarefas que serao escalonadas. Como na maioria das vezes os sistemas requerem respostas
rapidas, a busca de solucoes 6timas é inaceitavel, devido & grande quantidade de tempo
de execucao desta abordagem. Assim, é necessario obter algoritmos rapidos mas que
possuam uma boa garantia de desempenho em relacao a solucao 6tima. Nesse caso, os
algoritmos de aproximacao on-line sao bastante adequados, pois, além de dar garantias
de desempenho, sao polinomiais, sendo na sua grande maioria muito rapidos.



Apesar de estarmos focados na alocagio de tarefas para computagao paralela [4], mui-
tas das variacoes dos problemas aparecem também em outros casos praticos como compi-
ladores, sistemas operacionais 7] e industria. Sdo problemas que necessitam de solugoes
rapidas. Assim, é necessario obter algoritmos rapidos mas que possuam uma boa garantia
de desempenho em relacao a solucao 6tima. Consideramos problemas de alocacao de ta-
refas, que podem estar sujeitas & varias restricoes, em maquinas de tal forma a minimizar
alguma func¢ao de custo associada ao problema. FExemplos de casos envolvidos nesse tipo
de problema sao a obtencao de escalonamentos de tarefas em computadores onde a média
de atendimento de uma tarefa seja minimizada, ou que tarefas importantes tenham maior
prioridade para serem finalizadas, ou mesmo a obtencao de um escalonamento que gaste
tempo total minimo.

Como nao conseguimos resolver tais problemas de forma exata e eficiente, buscamos
alternativas que possam ser tteis. Existem varios métodos que sao utilizados na pratica,
como o uso de heuristicas, programacao inteira, programacao por restricoes, métodos
hibridos, algoritmos de aproximacao e algoritmos probabilisticos.

Heuristicas englobam varias técnicas de resolugao de problemas, com as quais obtém-se
solugoes que nao necessariamente sao 6timas. Dentre as varias técnicas citamos a busca
tabu, algoritmos genéticos e GRASP[31]. Em geral, nao podemos afirmar quao boa sera
uma solucao gerada por uma heuristica, ao contrario de solugoes geradas por algoritmos
aproximados. Ainda assim, na pratica, o uso de heuristicas tem sido promissor para a
obtencao de solucoes de boa qualidade.

Em programacao inteira, formulamos o problema considerado como um programa
linear onde algumas ou todas as suas variaveis devem assumir valores inteiros. A resolucao
de um programa linear inteiro (PLI), geralmente se d4 através da resolugao relaxada do
PLI, e em seguida aplica-se um algoritmo de branch-and-bound para obtencao de uma
solucao inteira.

O desenvolvimento de algoritmos de aproximacao surgiu em resposta a impossibili-
dade de se resolver satisfatoriamente diversos problemas de otimizacao NP-dificeis. Tais
algoritmos sao eficientes (tém complexidade de tempo polinomial) e produzem solucoes
que distam de no méximo um fator da solugao 6tima. Nesse caso, o algoritmo sacrifica
a otimalidade em troca da garantia de uma solucao aproximada computavel eficiente-
mente. Certamente, o interesse é, apesar de sacrificar a otimalidade, fazé-lo de forma que
ainda possamos dar boas garantias sobre o valor da solucao obtida, procurando ganhar o
maximo em termos de eficiéncia computacional.

Em linhas gerais, algoritmos de aproximagao sao aqueles que nao necessariamente
produzem uma solucao 6tima, mas solucoes que estao dentro de um certo fator da solucao
otima. Esta garantia deve ser satisfeita para todas as instancias do problema. Desta
forma devemos dar uma demonstracao formal deste fato.
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Nesta dissertacao nés estudamos um conjunto de algoritmos aproximados para di-
versos problemas de escalonamento. Para o algoritmo RR, nds apresentamos uma apro-
ximacdo justa para os problemas R;s;|Tj|Craz, B;sul|T;|[TPCC, R;sy|T; = L|Craz €
R; s4|T; = LITPCC. Também apresentamos algumas heuristica onde modificamos os al-
goritmos Max-min e Min-min para torné-los dinamicos. Por fim, definimos uma interface
que adiciona replicacao de tarefas a qualquer algoritmo de escalonamento, onde nés mos-
tramos a aproximacao desta interface, e apresentamos uma comparacao via simulagao dos
algoritmos sem e com replicacao.

1.1 Organizacao da Dissertacao

Na secao 1.2 apresentamos brevemente uma introducao sobre problemas de escalonamento
e na secao 1.3 discutimos as singularidades de escalonamento em grades computacionais.
Na secao 1.4 apresentamos uma definicao sobre algoritmos aproximados.

No capitulo 2 apresentamos algoritmos aproximados para o problema de escalonamento
de tarefas em grades computacionais, onde cada algoritmo foi projetado para resolver o
problema com condigoes especificas.

No capitulo 3 apresentamos heuristicas usadas em problemas de escalonamento em
sistemas paralelos, destacando alguns que tiveram que ser adaptados para grades compu-
tacionais.

No capitulo 4 mostramos uma aproximacao justa para o algoritmo RR. Também de-
finimos uma interface que adiciona replicacao a qualquer algoritmo de escalonamento e
também mostramos qual fator de aproximacao os algoritmos possuem ao usar tal interface.

No capitulo 5 mostramos os resultados de vérias simulagoes usando os algoritmos
apresentados no capitulo 3 aplicando a interface apresentada no capitulo 4.

Por fim, no capitulo 6 fazemos as consideracoes finais e sugerimos alguns trabalhos
futuros.

1.2 Visao geral de problemas de escalonamento

Problemas de escalonamento tém sido uma das principais &reas de pesquisa no desen-
volvimento de algoritmos de aproximacao. Vale dizer que é atribuido a um problema de
escalonamento de tarefas em computadores paralelos o primeiro algoritmo de aproximagao
(Graham [19]).

Nesta dissertagao, usamos a seguinte notagao. As tarefas a serem escalonadas (Jobs)
sao denotadas por J;, j € {1,...,n} onde n denota o nimero de tarefas. As maquinas
(processadores) sao denotadas por M;, e denotamos por m o ntimero de méaquinas. Cada
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tarefa J; tem um tempo de processamento p;; que depende da maquina M; onde a tarefa J;
serd processada. No caso especial de termos apenas uma maquina, ou todas as maquinas
idénticas, denotamos a requisi¢ao de processamento apenas por p;. A tarefa J; deve ser
processada por uma respectiva quantidade de tempo em uma das m méaquinas. Pode
ocorrer que p;; = oo, indicando que a tarefa J; nao poder4 ser executada na maquina M;.
Cada méaquina pode processar no maximo uma tarefa de cada vez. Além disso, atribuimos
um peso w; > 0 que indica a prioridade que uma tarefa tem para ser terminada.

Cada tarefa J; tem um tempo de liberagao r; > 0 antes do qual nao pode ser proces-
sada. Denotamos por C; o tempo em que a tarefa J; é completada. No caso de escalo-
namentos preemptivos (preemptive), uma tarefa pode ser repetidamente interrompida e
continuada depois na mesma ou em outra maquina. Em escalonamentos nao preemptivos
(nonpreemptive), uma tarefa deve ser processada de maneira ininterrupta.

Outra condicao comum em escalonamentos é a precedéncia entre tarefas. Denotamos
por J; < Ji se a tarefa J; deve ser completada antes da tarefa .Ji, comegar.

O ambiente pode ser previsivel, ou seja, conhece o tamanho de todas a tarefas e o
desempenho das maquinas. Ou imprevisivel, onde nao conhece o tamanho das tarefas e o
desempenho das méaquinas.

Como nem todas as condigoes acima precisam estar presentes em um problema de
escalonamento, Graham, Lawler, Lenstra e Rinnooy Kan [20] (veja também [25]) apre-
sentaram um esquema de classificacdo para estes problemas denotado pela tripla a|f5|y.
A seguir apresentamos os valores de «, 5 e v para os problemas de nosso interesse:

e O termo « é a caracteristica da maquina que pode ser 1, P ou R, onde a = 1
denota o escalonamento em uma maquina. Quando o = P temos varias maquinas
paralelas idénticas. O caso geral onde as maquinas nao tem nenhuma relacao entre
si, ¢ denotada com o = R. Junto com as letras P e R pode-se colocar o nimero
de méaquinas no ambiente de escalonamento. Assim, P2 indica que temos duas
méaquinas idénticas em paralelo. O ;s;; no « significa que o poder de processamento
da maquina varia com o tempo.

e O termo 3 pode ser vazio ou conter as caracteristicas das tarefas: r; (ou rij), prec,
pmin e T; . A inclusdao do tipo r; indica que as tarefas tem tempo de liberagao,
prec indica que as tarefas podem ter precedéncia entre elas, pmin indica que o
escalonamento pode ser preemptivo e 7 indica o tamanho das tarefas, onde podem
ser todas diferentes (T;) ou todas iguais (T; = L) onde L é o nimero de instrugoes
necessarias para executar uma tarefa.

e O termo 7 refere-se & funcao objetivo. Quando temos v = > w;C; estamos mini-
mizando o tempo de finalizacao ponderado das tarefas. Quando temos v = Clax 0
objetivo é minimizar o tempo méaximo para completar todas as tarefas, ou seja, o
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makespan. Note que este tltimo pode ser reduzido para o caso onde temos prece-
déncia e pesos. Para isso, basta colocar todos os pesos iguais a 0 e inserir uma nova
tarefa com peso unitario e que sucede todas as demais tarefas.

A funcao objetivo mais usada nos problemas de escalonamento é o makespan, mas
existem outras fungoes objetivos. Por exemplo, um escalonamento que reduza o trafego
de rede. Nessa dissertacao s6 analisamos os problemas que querem otimizar o makespan
ou o clico total de processamento (TPCC).

Outra distincao feita em relacao a um algoritmo para escalonamento é se ele é on-line
ou off-line. Um algoritmo off-line tem como entrada todos os dados (p;,r;.etc) relativos
ao conjunto de tarefas. Neste caso o algoritmo tem previamente estes dados e constroi o
escalonamento a partir deles. Ja um algoritmo on-line constréi o escalonamento & medida
que o tempo passa e que novas tarefas sao liberadas. Se um processo J; é liberado no
tempo t entao o algoritmo s6 toma conhecimento dos dados relativos a J; no tempo ¢. No
tempo ¢ o algoritmo s6 possui dados das tarefas cujo r; < ¢. O algoritmo tem que decidir
o escalonamento sem conhecimento das tarefas que virao no futuro.

Construir um escalonamento de tarefas para o problema P||>  C; é um problema
polinomial |2, 23, 42|. Por outro lado, a adi¢do de tempos de liberagao ou precedéncia ou
pesos para os tempos de finalizagdo, torna este problema NP-dificil [5]. Até recentemente,
pouco se sabia sobre algoritmos de aproximacao para este problema. Com uso de novas
técnicas, foi possivel obter algoritmos com bons limites de desempenho em relacao ao
valor de uma solucao o6tima. Algumas destas técnicas sao o uso de relaxacoes lineares de
programas inteiros, desenvolvimento de algoritmos probabilisticos e sua desaleatorizagao
e programacao semidefinida.

O problema 1|| Y w;C; pode ser resolvido em tempo polinomial de forma 6tima usando
a regra de Smith (Weighted Shortest Processing Time (WSPT)), que ordena as tarefas
em ordem decrescente considerando as razoes peso-tempo de processamento [42].

Para o caso on-line do problema 1|r;, pmtn| ) w;C;, Schulz e Skutella [34] obtiveram
um fator de aproximagao igual a 4/3 (ver também [17, 16]) e em [6], Chekuri, Motwani,
Natarajan e Stein consideram a versao on-line para méquinas simples obedecendo diversos
tipos de grafos de precedéncia.

Para o caso de maquinas nao relacionadas, Hall, Shmoys e Wein apresentaram um
algoritmo 16/3-aproximado para R|r;| > w;C;. Posteriormente, fazendo uso de relaxacées
lineares e a interpretacdo de sua solu¢do como probabilidades, Schulz e Skutella [36]
obtiveram um algoritmo (2+¢)-aproximado para o problema R|r;;| > w;C; e um algoritmo
(3/2 + €)-aproximado para o caso sem r;;, onde € pode ser tomado tao pequeno quanto
se queira. Esse problema foi provado ser fortemente NP-dificil por Lenstra, Rinnoy Kan
e Brucker [26]. Para o problema com méquinas idénticas, P|r;|> w,;C;, o algoritmo
apresentado por Schulz e Skutella tem fator de aproximacao igual a 2.
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Phillips, Stein e Wein [32], obtiveram um algoritmo 2-aproximado elegante para o
caso de escalonamento de tarefas com precedéncia em dois processadores. Além disso, é
possivel obter extensoes deste algoritmo para obter uma 3-aproximacao para os problemas
L|r;, prec| > w;C; e Plr;, prec, p; = 1| w;C;, uma 4-aproximacao para P|r;| > w;C;
e uma 7-aproximacao para P|r;, prec| Y w;C;. Esses resultados podem ser generalizados
para modelos nos quais as maquinas tem velocidades diferentes (veja |22, 35, 21]).

Em [33], Sahni obteve uma 1/2(1++/2) aproximagcio para o problema com niimero fixo
de processadores. Em [41] Skutella e Woeginger apresentam um esquema de aproximagao
para P||Y w;C;. Em [1] Chekuri et al apresentaram esquemas de aproximagao polino-
mial para os problemas 1|r;| > C;, Plr;| > w;C;, Plrj, pmtn| > w;C;, Rmrj| > w;C; e
Rmlr;, pmtn|>  w;C;.

Megow e Schulz [29] estudaram a versao on-line dos problemas P|r;, pmtn| > w;C; e
P|r;| >~ w;C;. Eles apresentaram um algoritmo baseado na regra WSP'T com aproximagao
igual a 2 para o caso preemptivo e também apresentaram um outro algoritmo com fator
de aproximacgao 3.28 para o caso nao preemptivo. Este tultimo resultado foi melhorado
posteriormente por Correa e Wagner |9 que apresentaram um algoritmo 2.62 aproximado.
Além disso, Correa e Wagner apresentaram algoritmos probabilisticos com aproximagao
esperada menor do que 2.

Skutella e Uetz [40] desenvolveram os primeiros resultados para o problema de es-
calonamento com pesos quando o tempo das tarefas é governado por distribuicoes de
probabilidade independente. Esses problemas sao conhecidos como escalonamento esto-
castico.

Recentemente a versao estocastica e on-line dos problemas P|| > w;C; e Plr;| > w;C;
foi estudada por Megow et al [30]. Eles analisaram varias politicas combinatérias do
problema e mostraram fatores esperados de aproximacao constante.

Outra técnica bastante interessante é a programacao semidefinida, que foi usada com
bastante sucesso para os problemas do corte maximo [18], maxima satisfatibilidade e
alguns problemas de colorag¢ao [24|. Tal técnica permitiu obter limitantes melhores que os
existentes para os respectivos problemas. Skutella [39] apresentou um algoritmo baseado
em programacao semidefinida para o escalonamento de duas méquinas nao relacionadas
para o escalonamento com pesos, ou seja, R2||> w;C;. Enquanto que com o melhor
algoritmo de aproximagao baseado em relaxacgao de programas lineares foi obtido um
limitante de 3/2, este método proporcionou uma melhora para 1,2752 usando a técnica
de arredondamento de Goemans e Williamson. Essa foi a primeira vez que o método de
programacao semidefinida foi usado para um problema de escalonamento de tarefas.

Recentemente, Fujimoto e Hagihara [13, 15] projetaram um algoritmo (1—1—%)
aproximado para o problema de escalonamento de tarefas em grades computacionais. A
funcao objetivo usada foi v = ) s;x que representa o TPCC (consumo total de ciclo do
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processador. Do inglés total processor cycle consumption). Fujimoto e Hagihara criaram
essa nova fungdo objetivo por causa da inviabilidade de se usar v = Ciax(tempo méximo
para executar todas as tarefas). Isso ocorre porque qualquer solu¢io que nio seja a 6tima
pode estar muito distante da o6tima, pois o poder de processamento dos nos na grade
varia durante o tempo. Por exemplo, suponha que temos uma solucao 6tima de tempo
OPT. Se as maquinas, por um motivo qualquer, no instante O PT diminuissem o poder
de processamento por um longo periodo de tempo, qualquer solucao que nao seja a 6tima
estard bem distante da solucao 6tima. Por fim, o problema estudado por Fujimoto e
Hagihara foi R|r; = L|)_ s, R;s;tlp;; = L|TPCC |, onde ) s, é o TPCC e L é uma

constante do modelo. Mais detalhes serao vistos na secao 2.1.
Lep(n)-m(In(m—1)+1 )
n
aproximado para o problema R;s;|prec;p;; = L|TPCC onde as tarefas tém precedéncia.

Fujimoto e Hagihara [14] também projetaram um algoritmo (1 +

Mais detalhes serao vistos na secao 2.2

Schwiegelshohn, Tchernykh e Yahyapour [37] fizeram um estudo sobre algoritmos de
escalonamento online para grades computacionais onde mostraram que o algoritmo List
Scheduling tem um desempenho ruim para grades computacionais. Eles propuseram uma
melhoria para o algoritmo que garante um taxa de competitividade 5 usando a técnica job
stealing. A ideia dessa técnica é montar um escalonamento estatico e se um processador
ficar ocioso, ele rouba as tarefas que foram alocadas para outro processador. Isso torna o
algoritmo mais adaptado para o ambiente de Grades.

1.3 Visao geral de grades e problemas de escalonamento
em grade

Nesta secao apresentamos alguns conceitos basicos de Grade Computacional e sobre Es-
calonamento em Grade.

A grade computacional (grade) foi criada gragas ao avango das tecnologias de rede
e 0 baixo custo dos componentes computacionais. Grade é um sistema que, através da
utilizacao de interfaces e protocolos padronizados, abertos e de proposito geral, coordena
recursos que nao estao sujeitos a um controle centralizado com o objetivo de fornecer
qualidades de servigos ndo triviais [12]. A agregagao cria um servigo viabilizando o pro-
cessamento de aplicacoes de larga escala. Para melhor uso desses recursos, ou para suprir
algum requisito especifico, é necessario que a grade faca um bom escalonamento das
tarefas. Os requisitos podem ser bem variados, como minimizar o tempo maximo de
computacao, diminuir consumo de processamento ou diminuir o trafego na rede.

Alguns termos que serao usados neste trabalho sao descritos a seguir.

e Uma tarefa é uma unidade atoémica a ser escalonada por um escalonador e atribuida
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a um recurso.

e As propriedades de uma tarefa sao os parametros como requisito de CPU, requisito
de memoria, prazo final, prioridade, etc.

e Um trabalho é um conjunto de tarefas atomicas que serao executadas num conjunto
de recursos. Os trabalhos podem ser estruturados recursivamente, mostrando que o
trabalho é composto de outros trabalhos ou tarefas.

e Um recurso é qualquer objeto, fisico ou logico, necessario para que o processo seja
executado. Pode ser CPU, memoria, enlace de rede ou dispositivo de armazena-
mento.

e Um né ¢ uma entidade auténoma composta por um ou mais recursos.

e Um escalonamento das tarefas ¢ um mapeamento das tarefas para um sele-
cionado grupo de recursos que podem estar distribuidos em miltiplos dominios
administrativos.

Os algoritmos de escalonamento que foram desenvolvidos anteriormente para sistemas
paralelos e distribuidos nao sao os mais adequados para Grade ja que esses algoritmos
assumem a existéncia de um controle dos recursos e os sistemas sao homogéneos. Nas
Grades todo recurso é doado pelo dono deste. O dono tem controle total do recurso,
como o controle de acesso, quantidade de memoria disponibilizada, maximo de consumo de
CPU, permissao de acesso e varias outras regras que podem ser configuradas. Problemas
maiores, como o caso do usuario desligar seu recurso ou sobrecarregi-lo a ponto de nao
sobrar recurso para a Grade, podem ocorrer. Por isso o escalonamento em Grades necessita
de um estudo mais focado nas caracteristicas especificas dessa classe de sistema. Dong e
AKkl [11] listaram caracteristicas que influenciam o projeto de algoritmos de escalonamento
em grades:

e Heterogeneidade e Autonomia
Mesmo a heterogeneidade sendo um toépico ja estudado em outros problemas de sis-
temas distribuidos, ele ainda é um problema que precisa ser explorado considerando
as caracteristicas de grade. Em Grades existem recursos que estao distribuidos em
miultiplos dominios na internet, e tanto os nés quanto as sub-redes internas sao
heterogéneas.

Em sistemas paralelos e distribuidos tradicionais, os recursos sao controlados pelo
sistema, entao é mais facil prever possiveis eventos que influenciem nas decisoes. Em
Grades cada recurso é de controle total do dono, e nao ha como controlar ou tentar
prever os eventos, ja que existem outros processos concorrentes de que a Grade nao
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tem conhecimento e controle. Além disso, existem politicas locais que o dono do
recurso configura que a Grade tem que respeitar.

e Variacao do desempenho

As Grades estao sob um ambiente dindmico onde o desempenho do recursos varia
durante o tempo. Além disso, ndo ha controle central desses recursos. Por exemplo,
no caso de um cluster, o sistema tem controle de todos os recursos, e caso uma tarefa
nova precise ser escalonada, ele a escalona com sua visao de todo o ambiente. Ja na
Grade, se uma tarefa concorrente local rodar no sistema ele nao tera controle sobre
ela. Em relacao aos sistemas tradicionais, a flutuacao do desempenho dos recursos
é a principal caracteristica que influencia o projeto do algoritmo de escalonamento
de tarefas.

e Escolha dos recursos e Separacao dos dados
A heterogeneidade da Grade pode fazer com que os nos de armazenamento estejam
em dominios diferentes, e isso tem que ser levado em conta no escalonamento das
tarefas, ja que o trafego dos dados iré influenciar no tempo final do escalonamento.

Essas caracteristicas fazem com que a Grade tenha caracteristicas tinicas e que devem
ser levadas em consideragao no projeto de algoritmos de escalonamento.

1.3.1 Tipos de algoritmos

Os algoritmos de escalonamento tém sempre duas das caracteristicas citadas abaixo. Sao
estaticos ou dinamicos com ou sem predicao. Essas caracteristicas sao definidas abaixo:

Estaticos Sao algoritmos que definem todo o escalonamento baseados nas informacgoes
iniciais [10] da grade computacional, ou seja, eles ndo acompanham as mudancas
que ocorrem na grade.

Dinadmicos Sao algoritmos que precisam tomar decisoes varias vezes durante todo o
tempo que o sistema estd em execucao. Cada vez que o algoritmo precisa tomar
alguma decisao, ele usa as informacoes da grade naquele instante. Este tipo de
algoritmo ¢ o mais adequado para grades computacionais, ji que as grades sao
sistemas bem dinamicos e heterogéneos.

Sem predigao Algoritmos sem predicao, significa que nao precisam conhecer as carac-
teristicas da grade. So6 precisam conhecer a quantidade de maquinas que estao
disponiveis e em alguns casos a quantidade de tarefas.
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Com predicao Algoritmos com predicao precisam conhecer caracteristicas mais espe-
cificas sobre a grade, como o poder de processamento atual de uma méquina da
grade, o tamanho da tarefas, a velocidade da rede, ou qualquer outra informagao
que seja relevante para o algoritmo. Com essas informacoes o algoritmo consegue
tomar decisdes mais interessantes, mas essas informacoes sao custosas, complicadas
e as vezes pouco confidveis |10, 15].

Nos estudamos e implementamos algoritmos com essas caracteristicas, principalmente
os algoritmos dinamicos.

1.4 Definicao geral de algoritmos de aproximacao

Nesta secao discutimos brevemente as principais abordagens algoritmicas que utilizamos
nesta dissertacao, que sao algoritmos aproximados e os on-lines.

Dado um algoritmo A, para um problema de minimizacao, se I for uma instancia
para este problema, vamos denotar por A(I) o valor da solugao devolvida pelo algoritmo
A aplicado a instancia I e vamos denotar por OPT(]) o correspondente valor para uma
solucao 6tima de I. Diremos que um algoritmo tem um fator de aproximacao «, ou é
a-aproximado, se A(I)/OPT(I) < a, para toda instancia I. No caso dos algoritmos
probabilisticos, consideramos a desigualdade E[A(I)]/OPT(I) < «, onde a esperanca
E[A(I)] é tomada sobre todas as escolhas aleatorias feitas pelo algoritmo. E importante
ressaltar que algoritmos de aproximagao tém complexidade de tempo polinomial.

Ao elaborar um algoritmo aproximado, o primeiro passo é buscar uma prova de seu
fator de aproximacao. Outro aspecto interessante é verificar se o fator de aproximacao «
demonstrado é o melhor possivel. Para isto, devemos encontrar uma instancia cuja razao
entre a solucao obtida pelo algoritmo e sua solugao 6tima é igual, ou tao préoxima quanto
se queira, de a. Neste caso, dizemos que o fator de aproximacao do algoritmo é justo, ou
seja, seu fator de aproximacgao nao pode ser melhorado.

Os algoritmos on-line sao aqueles que recebem suas entradas de dados ao passar do
tempo. As decisbes sdo tomadas com base nas informacoes que o algoritmo ja possui. E
importante grifar que toda decisao ja tomada nao pode ser anulada.



Capitulo 2

Exemplos de Algoritmos Aproximados
para Grades Computacionais

Nesta secao apresentamos alguns exemplos de algoritmos aproximados para grades compu-
tacionais que foram estudados. Na secao 2.1 apresentamos o algoritmo RR (1—1—%_1)“)
aproximado para o problema R; s;|1; = LT PCC'. Na sec¢ao 2.2 apresentamos o algoritmo
LR (1+ L“p(")'m(iln(mfl)ﬂ) para o problema R; s;|prec; T; = LITPCC. Na segio 2.3 apre-
sentamos o algoritmo Grid Concurrent-Submission para o problema GP,,|size;; 7i|Craz
com fator 3 de aproximacao para o problema off-line e fator 5 para o problema on-line.

A tabela abaixo resume os algoritmos que foram estudados:

Q@ I} v observagao | algoritmo aproximacao
R;sy | T;=L | TPCC |naopreditivo| RR (1 mintmLFL
R; sy | prec;T; = L | TPCC' | nao preditivo RR (1+ LCP(n)'m(Ln(m_l)H)
GP, sizej;7; Crnaz on-line RR 3
GP, sizej;r; Crnaz off-line RR 5

Tabela 2.1: Lista de algoritmos e sua aproximagao

2.1 Algoritmo RR

Nesta secao apresentamos detalhadamente o algoritmo RR para o problema R;s;|T; =
L|TPCC proposto por Fujimoto e Hagihara [13] que obteve uma (1 + W) apro-
ximacao. Neste problema temos n tarefas de tamanho L a serem escalonadas em m
maquinas, e cada maquina varia o poder de processamento em funcao do tempo. O algo-
ritmo tem o objetivo de minimizar a funcao TPCC que calcula o total de instrucoes gastas

11
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para executar todas as tarefas do inicio até o instante que a ultima tarefa é concluida,
instante C,,qz.
O TPCC é formalmente definido como:

m I_CmaacJ -1 m

D0 D0 st D (Coas — |Conae )5t Cre
i=1 =0 i=1

Onde s;; ¢ a velocidade da maquina M; durante o intervalo de tempo [t,t + 1), medidos
em quantidade de instrugoes que podem ser executadas, onde ¢ ¢ um inteiro nao negativo,
e Chaz € 0 tempo maximo de execucao de todas as tarefas para um dado escalonamento,
ou seja, makespan. Entao o TPCC é a quantidade de instrugoes executadas por todos os
processadores durante o instante [0, Cp,q.]. Na figura 2.1 damos um exemplo de célculo
do TPCC para um escalonamento com 5 tarefas e 3 maquinas. Neste exemplo o TPCC é

(15+g)+(14+il)+(8+§)=43.

_ 2 2 %
My Mo Ms
3.5 7;5tempo
M | GTEk0lo0]olor®
M, 8)a[10/0[0[0D
M, 2/D0/0]0]0]6
M;

Makespan = 7.5 TPCC = 43

Figura 2.1: Exemplo de escalonamento, onde tarefas sao elipses, e cada posicao da matriz
corresponde ao numero maximo de instrucoes executadas num intervalo de tempo. O
TPCC é a soma do niimero de instrucoes desde o tempo 0 até 7.5

O algoritmo proposto por Fujimoto e Hagihara considera que:

e As tarefas tém tamanhos iguais, e representamos pelo niimero de instrugoes neces-
sérias para executar a tarefa.

e A velocidade do processador é o niimero de instrugoes que podem ser computadas
por unidade de tempo.

e A velocidade da méquina M; nao varia durante o tempo [¢,t 4 1) e tem velocidade
igual a s; 4. E assumido que a velocidade ¢ zero quando o processador estiver muito
sobrecarregado ou desligado.
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e Nao estd previsto adicao ou remocao de maquinas e também nao estd previsto
ocorréncia de falhas de qualquer natureza.

e Seja T um conjunto de n tarefas independentes de mesmo tamanho L. Seja m o
nimero de méquinas numa grade computacional. Um escalonamento S numa grade
com m maquinas e n tarefas é definido como um conjunto finito de triplas (j, 1, t),
que satisfazem as regras R1 e R2 (abaixo), onde 1 < j < n é o indice da tarefa,
1 < i < m é o indice do maquina e ¢ é o instante de tempo em que a tarefa T}
iniciou.

R1) Para cada 1 < j < n, existe uma tripla (j,4,t) € S. Ou seja, todas as tarefas
T; € T serao executadas.

R2) Nao existem duas triplas (j,4,t), (j',i,t') € Scom t <t <t+dondet+déo
tempo de conclusao da tarefa 7. Ou seja, um processador nao pode executar mais
de uma tarefa ao mesmo tempo.

e A replicagao de tarefas ocorre quando uma tarefa 7} ¢é executada em mais de um
processador.

No Algoritmo 1 apresentamos o algoritmo RR proposto por Fujimoto e Hagihara.
Neste algoritmo é utilizado um anel que é uma estrutura de dados circular onde os
elementos tem relagao de ordem total, ou seja, nao existem dois ou mais elementos na
mesma ordem. O anel tem uma cabega que identifica qual é o atual elemento. Essa
cabeca pode mudar de posicao para o préximo elemento do anel. Quando a cabeca se
move para o proximo elemento, ela ird para o proximo elemento de maior ordem, mas
se 0 elemento atual for o de ordem méxima, entao ela ird para o de ordem minima. Os
elementos do anel podem ser removidos e se o elemento for a cabeca do anel, a cabeca do
anel terd que apontar para o proximo elemento. O Algoritmo 1 usa um anel de tarefas
com essas propriedades.

O algoritmo RR (Algoritmo 1) faz uso da estrutura de dados anel R que gerencia
as tarefas que ainda nao foram concluidas. O anel tem uma cabeca que aponta para a
tarefa atual. As tarefas que sao gerenciadas pelo anel seguem a logica do Round-Robin,
ou seja, assim que a tarefa atual 7, é atribuida a um processador livre, a cabeca do anel
R muda para a proxima tarefa no anel.

A seguir sera descrito o funcionamento do algoritmo RR. No inicio do escalonamento,
todas as maquinas tém uma tarefa atribuida. Se alguma tarefa finalizar, RR recebe o
resultado da tarefa e atribuird uma nova tarefa, que ainda nao foi atribuida a nenhuma
maquina, para a maquina que ficou livre. O RR repete esses passos até que todas as
tarefas tenham sido atribuidas a alguma méquina. Logo, nesse momento exatamente m
tarefas estao sendo executadas, ou seja, ainda nao concluiram o processamento. Essas
m tarefas sao gerenciadas no anel R. O algoritmo executard os seguintes passos até que
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Algoritmo 1: Algoritmo RR
Entrada: Um conjunto 7" de tarefas, Um nimero m de maquinas
Saida: O escalonamento dinamico (S) de T' em m maquinas
inicio
Seja () uma fila de tarefas;
Enfileire todas as tarefas de T' em (Q);
Desenfileire as primeiras m tarefas que estao em () e atribua cada uma a uma
maquina distinta;
repita
Espere a finalizacao de uma tarefa em alguma méquina;
Desenfileire a primeira tarefa que estd em () e atribua a maquina que esta
livre;
até Q = 0;
Seja U o conjunto de todas as tarefas que ainda nao concluiram;
> Note que |U|=m;
Seja R um anel com todas as tarefas de U,
> A cabega do anel é inicializada arbitrariamente;
repita
Espere a finalizacao de uma tarefa em alguma méquina;
Mate todos as instancias da tarefa que concluiu;
Remova a tarefa que completou de R;
se R # () entao
enquanto uma mdquina livre existir faga
Atribua a méaquina livre a atual tarefa de R;
L Mova a cabeca de R;

até R = (;

todas as m tarefas sejam concluidas. Se qualquer instancia de uma tarefa 7; concluir na
maquina M;, ele ird receber o resultado, abortard todas as instancia de 7; na grade e
removerd T do anel R. Enquanto existir processador livre, RR ir4 pegar a tarefa atual
do anel R e criard uma réplica da tarefa no processador livre, movendo a cabeca do anel
para a proxima tarefa.

Na Figura 2.2 apresentamos um exemplo de escalonamento gerado pelo algoritmo RR
para um conjunto de cinco tarefas {11, Ts,...,T5} e trés maquinas {M;, My, M3}. Nesse
caso a fila @ é inicializada com (T3, T5,...,T5) e o anel R é inicializado com {17, T}y, T5}.

O algoritmo RR tem as seguintes propriedades:

Propriedade 1. Durante todo o tempo de execucdo das tarefas, o algoritmo RR ndo
permite que nenhuma mdquina fique ociosa.
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M 110]0]4/10[10 Q={1,15,1T5T,T5}
My 713/10l9]2]3 m=3
M; 3/5/4(1]3]2 L =10
M
t
My R = {Ts}
My R =
o i
M

Figura 2.2: Exemplo de escalonamento gerado pelo RR.

Enquanto o |@Q| > 0 todas as maquinas estdo ocupados. E quando |Q| = 0 a replicagao
de tarefas ird garantir que nao exista maquina ociosa.

Definindo a i-ésima ultima tarefa como a tarefa que concluiu seguindo a ordem de tras
para a frente, temos a seguinte propriedade.

Propriedade 2. Para toda tarefa i(m < i <n), RR nunca replica a ith-iltima tarefa.

Na figura 2.2, o 1-ésima é a T, o 2-ésima é a T} e o 3-ésima ¢é a T};. Isso ocorre porque
se exitem m processadores entao somente m tarefas entram no anel R. J& que a replicacao
de tarefas s6 ocorre quando um processador fica livre e isso s6 acontecerd quando concluir
uma das m tarefas, entao somente m — 1 tarefas podem ser replicadas.

Definimos como instancia de grupo de uma tarefa 7; no instante ¢ o conjunto de
todas as instancias de 7} no instante ¢. Por exemplo, o grupo de réplicas de 77 no instante
t=4¢{Tiem Ty e T, em Ty} e de Ty & {T5 em Ty}.

Propriedade 3. A diferenca entre quaisquer dois pares de conjuntos de instdncia no
mstante t € de no mdximo um.

Por exemplo, para T; e T5 no instante tempo t = 4 temos uma diferenca de 1, ja
que 17 estd executando em duas méquinas diferentes e T5 s6 estd executando em uma
méaquina. J& no instante de tempo t = 1 s6 existe uma instancia das tarefas 17, T e 1.
Essa propriedade ocorre porque o algoritmo RR replicaré a tarefa que a cabeca do anel
esta apontando. Apds a replicacao a cabeca do anel apontard para o proximo elemento do
anel. Ja que o anel tem relacao de ordem total, entao a tarefa que acabou de ser replicada,
sO podera ser replicada apos todas as outras tarefas do anel forem replicadas. Entao a
diferenca entre a quantidade de réplicas de cada tarefa serd de no maximo um.
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Usando as definicoes e propriedades acima iremos mostrar alguns lemas para provar a
garantia de desempenho do algoritmo RR.

Lema 1. Seja f(x) o nimero de réplicas da xth-iltima tarefa para as m — 1 tarefas
replicdveis. Entao f(x) satisfaz a inequacao abaizo.
m—x m—x

I J<fl@) <] |

Demonstracao. No instante que a z-ésima tarefa concluir, temos x tarefas originais e m—z

réplicas em execucao. Usando a propriedade 3 sabemos que a diferenca da quantidade

de réplicas ¢ de no maximo 1, entdo o nimero de réplicas por tarefa varia entre [™-*| e
[ ]

Por exemplo, na figura 2.2 temos um ambiente com m = 3 e a 1* tarefa tem 2 réplicas.
J& a 22 tarefa tem 1 réplica. O

Lema 2. O numero total de réplicas em um escalonamento gerado pelo RR ¢ de até no
mdzimo mln(m — 1) + m.

Demonstracio. E conhecido que

= 1
lim Z = In(n) +~
k=1

n—0o0

onde a constante de Euler v &~ 0.5772156. Entao
R
nh_}rg); Z <In(n) +1

Para cada zth tarefa, temos no maximo [*"=*] réplicas. Entao o total de réplicas (r)

IN

IA

IN
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Lema 3. O TPCC détimo € pelo menos nL.

Demonstracao. Temos n tarefas de tamanho L. Todas devem ser executadas e portanto
o TPCC sera pelo menos nL. n

Teorema 1. O TPCC do RR é no mdzimo (1 + mln(mnﬁ) vezes o TPCC dtimo.

Demonstracao. Pelo lema 3 temos que o 6timo é pelo menos nL e pelo lema 2 temos um
limite maximo para o ntimero de réplicas. Ja que cada tarefa tem o tamanho L e temos n
tarefas originais, entdo no maximo serao executados (n +mln(m — 1) + m)L instrugdes.
Logo a aproximagao é limitada por

(n+mln(m—1)+m)L
nL

2.2 Algoritmo LR

Nesta se¢ao apresentaremos com detalhes o algoritmo LR para o problema R; s;;|prec; T; =
Lep(n)-m(In(m—1)+1 )

n
aproximacao. Neste problema temos n tarefas de tamanho L a serem escalonadas em m

L|TPCC apresentado por Fujimoto e Hagihara [14] que obteve uma (14

méaquinas com poder de processamento nao previsivel e variavel, e respeitando o grafo
de tarefas. O grafo de tarefas ¢ um grafo aciclico direcionado G = (T, E) que define a
precedéncia das tarefas. O algoritmo tem o objetivo de otimizar a funcao TPCC.

Como foi dito acima, o grafo de tarefas é um grafo aciclico direcionado G = (T, F)
onde cada n6 do conjunto de nés T tem peso (tamanho) L e as precedéncias sao representas
por um conjunto de arestas direcionadas F. Cada aresta é representada pela notacao
(T}, Ty) e significa que o n6 T; é o predecessor imediato de 7. A tarefa que ndo tem
predecessor imediato é chamado de tarefa de entrada. Dado um caminho no grafo de
tarefas, definimos o tamanho de um caminho como o niimero de tarefas neste. O nivel da
tarefa 7T}, denotado por level(T}), é o tamanho do maior caminho partindo de uma tarefa
de entrada até a tarefa 7j. E importante ressaltar que o nivel de uma tarefa é imutavel,
mesmo se suas precedéncias ja estiverem concluidas. O maior caminho de um grafo de
tarefas ¢ chamado de caminho critico, denotado por L.,(n). A figura 2.3 mostra um grafo
de tarefas, composto por 5 tarefas e todas com tamanho igual a 20. Nesse grafo de tarefas
a tarefa de entrada é a T1, o conjunto F = {(T,T»), (11, T3), (11, Ty), (T3, T5), (T4, T5)}, e
o caminho critico tem tamanho 3. O nivel das tarefas {11, T, T3, Ty, T5} ¢ {1,2,2,2,3}.
Cada nivel [ tem n; tarefas, entao ZIL:”{(”) n, = n.

O escalonamento S de G numa grade com m maquinas é um conjunto finito de
triplas (j,1,t) que satisfazem as regras R1 e R2 visto na secao 2.1 e a regra R3 abaixo,
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20,1 =1

20,1 =2

20,1 =2

Figura 2.3: Grafo de tarefas G onde as tarefas tém tamanho 20 e nivel [.

onde j € T, i € (1 <i<m)é o indice da maquina e ¢ é o instante de tempo em que a
tarefa 7} iniciou. A tripla (j,,t) significa que a tarefa 7 iniciou a execucao na maquina
M, no instante ¢.

R3) Se (j,7') € Ee (j,i,t) € S, entdo existe uma tripla (j',47,t') € S com t+d <t onde
t+d é o tempo de conclusao da tarefa j. Ou seja, a tarefa j’ so ird executar depois do
término da tarefa j.

O algoritmo LR [2] separa as tarefas em grupos V}, onde [ € (1 <1 < L.,(n)) é o nivel
da tarefa no grafo de tarefa, calculado usando a funcao level(7}). Por exemplo, na Figura
2.3 temos os grupos Vi = {11}, Vo = {13, T3, T4} e V3 = {T5}. Cada grupo V] é escalonado
usando o algoritmo RR [1]. A separagdo em grupos garante que a precedéncia das tarefas
sejam respeitadas e o uso do algoritmo RR garante a aproximacgao apresentada na segao
2.1 em cada nivel [.

Agora vamos mostrar a garantia de desempenho do algoritmo LR. Usando a proprie-
dade 1 e o lema 2 da secao 2.1 podemos provar o teorema abaixo.

Lep(n)(m(In(m—-1)+1)) )

Teorema 2. O algoritmo LR é (1 + -aprozimado.

Demonstracao. Considere uma instancia I onde temos n tarefas de tamanho L a serem
escalonadas em m maquinas. Ja que n tarefas de tamanho L precisam ser executadas,
entdo o makespan 6timo OPT > nL. Seja L.(n) o tamanho do caminho critico do
grafo de tarefas. Seja n; a quantidade de tarefas no nivel [ (1 <1 < L.,(n)). Usando a
propriedade 1 e o lema 2, sabemos que sao computados no maximo

(g +m(In(m —1)+1))L

instrugoes usando o algoritmo RR para cada nivel [. J& que o LR executa o algoritmo
RR L.,(n) vezes, temos o fator de aproximagao:



2.3. Grid Concurrent-Submission 19

Algoritmo 2: Algoritmo LR
Entrada: Um grafo de tarefas G e cada tarefa com mesmo tamanho L, nimero m
de maquinas
Saida: O escalonamento dindmico (S) de n tarefas em m maquinas
inicio
> Calcule o nivel de todas as tarefas em G;
para j = (0 até n faga
[ = level(T;) > Nivel da tarefa;
Adicionar Tj no conjunto V;

> Seja L.(n) o caminho critico do grafo;
para /=1 até L.,(n) faca
Seja V; o conjunto de tarefas no nivel [ de G;
Escalonar V' nas m méquinas usando o Algoritmo RR;

uw):zgwm+mmm—m+nw

OPT(I) nL (21)
_ 2" ) + 35" (m(in(m 1) + 1)L 2.2)
nL ’
nL + Le,(n)(m(In(m — 1) +1))L
= 3 (2.3)
14 ch(n)(m(lnilm —-1)+1)) (2.4)
0

2.3 Grid Concurrent-Submission

Nessa se¢ao iremos apresentar o algoritmo Grid Concurrent-Submission para o problema
GPp,|size;; 7j|Cpas apresentado por Schwiegelshohn, Tchernykh e Yahyapour [37]. Eles
obtiveram uma aproximacao com fator 3 para o problema off-line e um fator 5 para o
problema on-line. Neste problema temos uma Grade, GP,,, composta por m méaquinas,
onde cada méquina M; tem m; processadores. As méquinas sdo organizadas em ordem
crescente pela quantidade de processadores, ou seja, m;_1 < m;. Por definicao mg = 0.
As tarefas sao independentes e submetidas em diferentes instantes r;. Cada tarefa
tem o nivel de paralelismo, size;, necessario para executar a tarefa, ou seja, para que
uma maquina M; possa executar a tarefa J; é necessario que size; < m;. A execugao da
tarefa J; na maquina M; é denotada por ¢ = a(j). O tempo de submissdo da tarefa é
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r; > 0 e o tempo de execugao da tarefa ¢ p; > 0. O tempo p; s6 é conhecido depois que
a tarefa termina, ou seja, nao existe um mecanismo de predicao no ambiente. O instante
de conclusao de uma tarefa .J; em um escalonamento S é denotado por C;(S), ou para
simplificar C}.

Para um escalonamento ser considerado viavel tem que obedecer as duas restricoes
abaixo:

o 7;+p; <C; — A tarefa J; tem que terminar antes do tempo de execucao somado
ao tempo de submissao.

e m; > Z size; — Para todo instante ¢ e cada maquinas M;, a quanti-
J;1C;5—p; St<CjNi=a(j)
dade de processadores que estao alocados para executar tarefas nao pode ser superior
ao nimero maximo m; de processadores da maquina M;. Ou seja, a quantidade de
tarefas que estao executando em paralelo em uma maquina M; nao pode usar mais
capacidade de processamento do que a disponivel.

O makespan de um escalonamento S é definido como C,,q,(S) = max;{C;(5)}, ou
seja, é o instante de tempo que a tdltima tarefa terminou. O objetivo do algoritmo é
reduzir o makespan, onde o makespan 6timo é denotado por

x .
Cmax - escalonanq}egtlo legal S Cmax(S)

O algoritmo e as andlises assumem inicialmente que o r; = 0. E importante mostrar
que nesse ambiente temos uma forte restricao que ¢é o nivel de paralelismo minimo que uma
tarefa exige para ser executada. Isso faz com que certas tarefas s6 possam ser escalonadas
num subconjunto de méaquinas.

Os autores apresentaram o limitante inferior do makespan 6timo no caso de submissao

concorrente (uma maquina pode executar mais de uma tarefa ao mesmo tempo) para o
problema de escalonamento em grades computacionais:

* Zj|sizej>mi,1 Dj - 512€;
Chae = AaX { Max p., max W
C TV 1<i<m S om
- = v=1 v

O limitante é o maximo entre os dois limitantes abaixo:
A O maior tempo de execucao de uma tarefa.

B Dado um indice de maquina ¢, considera-se todas as tarefas que necessitam de mais
processadores do que m;_;, ou seja, size; > m;_;. Todas estas tarefas devem
ser executadas necessariamente nas méaquinas M;, -, M,,. Portanto usa-se um
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limitante conhecido, que é o total de processamento necessario para estas tarefas
dividido pelo total de processadores disponiveis. Isto é feito para cada i e toma-se
o maior de todos os valores.

Agora vamos comecar a definir os tipos de dados usados pelo algoritmo.
Definicao 1. Para cada mdquina M; existem trés diferentes categorias de tarefas:

1. A = {Jj|maz{%, m;i_1} < size; < my}

2. B; = {Jj|mi_1 < sizej < "Q—L}

3. H;, = {J]\% < size; < mi,l}

A categoria A; € um conjunto com todas as tarefas que nao podem ser executadas
na maquina M;_; e que precisam de mais que 50% dos processadores da maquina M.
O conjunto B; tem todas as tarefas que nao podem ser executadas na maquina M; i,
mas que precisam de menos que 50% de processadores da maquina M;. E o conjunto H;
contém as tarefas que podem ser executadas na maquina M; ;, mas que precisam de mais
que 50% de processadores da maquina M,;.

Toda tarefa J; estd no conjunto A; ou B; para algum indice ¢, ja que A; U B; =
{Jlmi—1 < size; < my}. Se my_y > 2, entdo J; faz parte de algum conjunto A;, caso
contrario J; faz parte do conjunto A; ou B;. Se m;_; = 5*, entao B; = 0 e H; = (. Nunca
podemos ter B; # () e H; # () pois os dois conjuntos sao excludentes: o primeiro considera
necessariamente o outro conjunto é vazio. Todas as tarefas que estao em B; nao estarao

enquanto o segundo < m;—1. Ou seja, se um conjunto nao for vazio,
contidas em nenhum outro conjunto, mas as tarefas que estao em H; necessariamente
estao em A;,_; ou em H;_ ;. Note que se H; N\ H;_; # 0 entao A;,_; C H;. Para ver isso
note que se J; pertence a H; entao %t < size; e se J; também pertence a H;_; entao

2
Tt < G <my_p. Logo qualquer Ji € A,y tem size); > m;_p > T

size; < m;_s. Logo
e portanto pertence a H;.

Por exemplo, dado um conjunto de m = 4 maquinas, M = {m; = 2,my = 4,m3 =
5,my = 7}, e um conjunto com 7 tarefas, J = {size; = 1, sizes = 2, size3 = 3, sizey =
4, sizes = b, sizeg = 6, J; = 7} as categorias ficam assim:

o A =[1 <size; <2] ={Jo}
B; = [0 < S’L.ZGj < 1] = {Jl}
Hy =[1<size; <0 =1

o Ay =[2<size; < 4] ={Js, Ju}
By =[2 < size; <2] =10
Hy =2 < size; <2] =1
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o A3 = 1[4 <size; <5 ={J5}
Bs =4 < size; <25] =10
H; = {25 < SiZGj < 4] = {Jg, J4}

o Ay =1[5<size; <7 ={Js, J7}
By =[5 < size; <3.5] =10
H, = {35 < sizej < 5] = {J4, J5}

Algoritmo 3: Grid Concurrent-Submission
Entrada: Um conjunto n de tarefas, Um niimero m de maquinas
Saida: O escalonamento dinamico (S) de n em m méquinas
inicio
para i < 1 até m faca
L; + A;;
Si < Hj;
Update;
repita
para i < 1 até m faca
enquanto ezistir uma quantidade suficiente de processadores ociosos na
mdaquina 1 faga
Escalone uma tarefa de L; na maquina ¢;
Remova a tarefa escalonada de todas as listas Ly;
se alguma lista L;, = () entdo
L Update;

até todas as tarefas estiverem escalonadas;

Agora vamos apresentar o algoritmo Grid Concurrent-Submission |3| e o procedimento
Update. No Algoritmo 3, para cada maquina M; existe uma lista principal L; e uma lista
auxiliar S;. A lista L; contém todas as tarefas que estdo prontas para serem escalonadas
na maquina M; e é inicializada com as tarefas da categoria A;. A lista S; contém todas as
tarefas do conjunto H; que ainda nao foram transferidas para L;. As duas listas contém
tarefas que exigem mais do que 50% dos processadores da maquina M.

O Procedimento Update é responsavel pela manutencao das listas L; e S; de todas as
méaquinas. Ela também garante que a lista L; nunca ficara vazia caso exista alguma tarefa
em qualquer lista L para k < i. Sempre que alguma lista L; esta vazia, ela é atualizada
seguindo a ordem abaixo:

1. Caso exista alguma tarefa na lista auxiliar S;, o algoritmo colocara as tarefas que
estao na lista S; e que também ja estdo na lista L, 1 na lista L;. Depois o procedi-
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Procedimento Update

para i < 1 até m faca
se L; = () entao
sei#1edS;#0entao
Li < Li—l N Si;
senao se B; # () entao
sei#1el;_1#0eS; =0 entao
L Li < Li1;

mento remove estas tarefas da lista S;. Essas tarefas precisam de mais da metade
dos processadores da maquina M;.

2. Caso existam tarefas na categoria B;, essas tarefas sao colocadas na lista L;. Ja
que todas as tarefas contidas nessa categoria precisam de menos da metade dos
processadores da maquina, a maquina consegue executar tarefas em paralelo. Caso
exista mais de uma tarefa na categoria B;, a maquina M, terd mais do que a metade
dos processadores em uso.

3. Caso uma tarefa J; faca parte das categorias H;;1 N A;_1, essa tarefa fard parte da
lista L; 1 assim que todas as tarefas de A; .1 e A;NH; 1 ja estiverem sido escalonadas.
Mas para isso acontecer é necessario que o procedimento Update coloque na lista
L; todas as tarefas que estao em L;_; e que ainda nao foram escalonadas.

Seja a tarefa J; a iltima tarefa a ser escalonada na maquina M. Noés iremos mostrar
como o algoritmo Grid Concurrent-Submission evita que a maioria dos processadores da
maquina M; fiquem ociosos antes que a tarefa J; seja escalonada, para cada maquina ¢’
onde 1 <7 <m.

Lema 4. O algoritmo Grid Concurrent-Submission garante que para todas as mdquinas
da Grade mais que 50% dos seus processadores estarao ocupados executando tarefas antes
do instante de submissao da ultima tarefa para a mdquina.

Demonstracao. Lembrando que primeiro todas as tarefas das classes A; e H; sao escalo-
nadas na maquina M;, temos que durante a execucao dessas tarefas todas as méquinas
terao mais de 50% dos processadores ocupados. Apos o escalonamento dessas tarefas,
todas as tarefas da classe B; serdo executadas, mas como elas precisam de menos que 50%
dos processadores, elas podem ser executadas paralelamente. Caso as tarefas que estao
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em B; acabem ou nao sejam o suficiente para ocupar pelo menos ¢ processadores, entao
o algoritmo ira escalonar as tarefas que fazem parte das listas Ly para i’ < i, lembrando
que essas tarefas podem ser executadas em paralelo com as tarefas da categoria B; e/ou
entre elas, ja que essas tarefas tém grau de paralelismo menor do que *. Se mesmo assim
a maquina nao foi ocupada em pelo menos 50%, significa que a tltima tarefa da maquina
M; foi escalonada. [

Para provarmos o fator de aproximacao, serd mostrado no lema abaixo que para um
escalonamento nao balanceado as maiores maquinas nao executam tarefas de maquinas
menores.

Lema 5. Seja a tarefa Jj a ultima tarefa a ser escalonada (Cy/(S) = Cpas) num escalo-
namento S gerado pelo Grid Concurrent-Submission. Se uma mdquina M; com i < a(j’)
tiver pelo menos "5+ processadores ociosos em um instante t < Cy — py entdo o algo-
ritmo Concurrent-Submission ird produzir um escalonamento S’ com o mesmo makespan
(Crnaz(S") = Crae(S)) se todas as tarefas nos conjuntos Ay e By com i < i forem remo-

vidas.

Demonstracao. A afirmacado esta correta se nenhuma méaquina M, para k > i executar
tarefas dos conjuntos A; e By com i’ < i.

Vamos assumir que exista uma tarefa J; no conjunto A; ou By com i’ < i e que
essa tarefa é executada na maquina Mj para algum k& > ¢. Imposto pelo procedimento
Update, a tarefa J; s6 pode entrar na lista L, para i < z < k se todas as tarefas de A,
e B, ja estiverem escalonadas. Por esse motivo, a remoc¢ao de todas as tarefas que estao
nas categorias Ay e By nao ird influenciar o instante de conclusao das tarefas A, e B.,
para i < z < k.

Por fim, temos J;y € A, ou Jy € B, para alguma maquina M, onde v > 7 visto
que a tarefa Jjy nao iniciou na maquina M; no instante ¢ ou antes do instante t. Por

consequéncia, a remocao de todas as tarefas nos conjuntos Ay e By para i < i nao ira
reduzir 0 Cpa.(5). O

Agora vamos mostrar o fator competitivo do algoritmo Grid Concurrent-Submission.

Cma,z
gres < 3 para qual-

quer entrada e qualquer configuracio de Grade para o caso de submissao concorrente.

Teorema 3. O algoritmo Grid Concurrent-Submission garante que

Demonstragao. Seja Jy uma tarefa com Cj/(S) = Cyqp em um escalonamento S produzido
pelo algoritmo Grid Concurrent-Submission. Se existe uma maquina M; para i < a(j’) e
pelo menos mT processadores estao ociosos antes do instante C;y —pj; entao nés removemos
todas as tarefas dos conjuntos A, e By para i’ < i. Devido ao lema 5, o fator % continua

max
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inalterado, pois os valores C),,, € 0 C* nao se alteram. Se necessério esse procedimento

max
pode ser executado repetidamente.

Devido ao lema 5, nés podemos assumir que existe uma maquina M do qual cada
maquina M, para k < z < a(j’), mais que 50% dos processadores estao sempre ocupados
antes do instante C;y — p; e todas as maquinas M, para i’ < k podem ser ignorados ja
que nao podem executar as tarefas que estao nos conjuntos A, e B, para z > k.

Agora assuma que exista algum instante t < Cj — pj; tal que no maximo 50% dos
processadores de alguma maquina My para ¢’ > a(j’) estao executando tarefas no instante
t em S. Entdo nos temos Ly = () e Ly(;) # () no instante t. Novamente isso nao é possivel
devido a execucao do procedimento Update. Ou seja, todas as maquinas que sao maiores
do que a maquina que executou a tltima tarefa estdo com mais que 50% dos processadores
ocupados até o instante C — p;/, sendo o procedimento Update haveria alocada a tarefa
Jy em alguma maquina Mj.

Entao temos

Omax(s) =Py + Cj/ — Dy
ZJ]EAUUBU\UZk pj - size;

szk My

<Cr +20C

max max*
[l

Depois de apresentar a aproximacao da versao off-line iremos apresentar uma versao
modificada do algoritmo apresentado por Schwiegelshohn e Tchernykh [37] usando o re-

sultado apresentado por Shmoys, Wein e Williamson [38]. Essa modificagao ird aumentar,
Cmaz(S)
= < 6.

*
C’m. ax

Os conjuntos A, B e H deixaram de ser estiticos e passaram a ser dinamicos. Ou

no maximo, o fator competitivo em um fator de 2, resultando em

seja, uma vez que uma tarefa é escalonada, elas sao removidas de todos os conjuntos e
das listas L e S.

Agora todas as listas L; e S; s2o removidas sempre que uma nova tarefa é submetida
e o procedimento Update é chamado para inicializar as listas. Esse algoritmo é chamado
de Grid Over-Time-Submission

A anélise de desempenho do Grid Over-Time-Submission é baseada na andlise do
algoritmo Grid Concurrent-Submission.

Teorema 4. O algoritmo Grid Over-Time-Submission garante % < 5 para todos os

max

dados de entrada no caso de submissao ao longo do tempo.

Demonstracao. Vamos supor que a ultima tarefa do escalonamento S tem tempo de sub-
missao r. Apo6s o tempo r o algoritmo Grid Concurrent-Submission € usado. Mas antes
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de usar o algoritmo, é importante lembrar que o algoritmo ja foi usado anteriormente e
por isso os processadores podem estar ocupados executando tarefas que foram submetidas
anteriormente. As tarefas que estao no conjunto A e H precisam esperar até que tenham
processadores o suficiente para executa-las. Durante esse tempo, 5 processadores ou mais
podem estar ociosos em uma méaquina M;. Mas como todas as listas L; foram esvaziadas
esse tempo ¢é limitado pelo tempo maximo de execugao de alguma tarefa. Portanto, as
condicoes dos lemas 4 e 5 sao validas apos o instante r +max;p; e teremos o fator de apro-
ximacao do algoritmo. Usando o limitante apresentado no inicio da se¢ao e a inequagao
r<C

. bambém aplicado ao caso de submissao ao longo do tempo, temos

Omaz(s) < r+max pJ +3Cr*naz < 50:;(13:
J



Capitulo 3

Heuristicas para Problemas de
Escalonamento em Grades

Neste capitulo vamos apresentar as heuristicas que foram usados nos experimentos do
capitulo 5. Todas as heuristicas que serao apresentadas neste capitulo usam as definicoes
abaixo.

J; — Tarefa j.

M; — MAquina 1.

pij — Tempo de processamento da tarefa J; na maquina M;.
c;; — Instante de conclusao da tarefa J; na maquina M.
r; — Instante quando a maquina M; estara livre para executar outra tarefa.

Nas secgoes 3.1, 3.2, 3.3, 3.4 e 3.5 apresentaremos respectivamente os algoritmos WQ,
DMin-min, DMax-min, DFPLTF e Sufferage. Apresentamos os algoritmos DMin-min e o
DMax-min sao versoes dinamicas dos algoritmos Min-min e Max-min para se adequar ao
ambiente de grades computacionais.

3.1 Algoritmo WorkQueue(WQ)

O algoritmo WorkQueue(WQ) é um classico algoritmo de escalonamento [15] que foi
desenvolvido para maquinas paralelas homogéneas. O WQ é um algoritmo muito simples
que atribui uma tarefa a uma maquina arbitrariamente.

Como pode ser visto no algoritmo 4, o algoritmo toma decisao de forma aleatoéria,
simplesmente alocando a tarefa que tem em maos no primeiro processador que ficar livre.

27
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Algoritmo 4: Algoritmo WorkQueue
Entrada: Um conjunto J de tarefas, um nimero m de processadores
Saida: O escalonamento S dinamico de J sobre m maquinas
inicio
enquanto Fzistir processador livre faca
L Remova uma tarefa que estd em J e atribua o processador que esté livre;

repita
Espere por retorno de resultado de algum processador;
Remova uma tarefa que esta em J e atribua o processador que esté livre;

até J = ()

Espera-se com este algoritmo que a maquina mais rapida execute mais tarefas. E uma
ideia simples, facil de implementar, nao precisa ter o conhecimento prévio do tamanho
das tarefas e da velocidade dos processadores, mas que nao obtém bons resultados. Existe
um problema quando o processador mais lento ¢ sorteado com as tarefas grandes. Por
causa disso normalmente o makespan usando este algoritmo é maior do que os outros
algoritmos.

3.2 Min-min

O algoritmo Min-min (Algoritmo 5) é uma heuristica apresentada em [28] e tem como ideia
basica executar as tarefas que irao terminar primeiro. Esse algoritmo é estatico e precisa
conhecer o poder de processamento de todas as maquinas em todos os instantes de tempo e
também precisa saber o tamanho de todas as tarefas. A ideia é montar um escalonamento
onde uma tarefa J; sempre ird executar na maquina que a tarefa tiver o menor tempo de
conclusao. O comportamento comum desse algoritmo é executar paralelamente pequenas
tarefas deixando por ultimo as tarefas grandes.

Em um ambiente de grade computacional nao é possivel conhecer o poder de proces-
samento das maquinas em todos os instantes de tempo ¢, entao fizemos uma adaptacao do
algoritmo. Sempre que uma ou mais maquinas ficarem ociosas o algoritmo vai escalonar
as tarefas que ainda nao foram escalonadas no conjunto de maquinas que estao ociosas.
Nos chamamos esse novo algoritmo de DMin-min.

Esse algoritmo precisa conhecer o tamanho das tarefas e o poder de processamento
das maquinas do instante que vai fazer o escalonamento. Isso é uma operacao custosa e
que dificulta a implementacao [15].
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Algoritmo 5: Algoritmo Min-min

Entrada: Um conjunto J de tarefas, um conjunto M de maquinas
Saida: Escalonamento de J sobre m maquinas
inicio
para todo J; € J faga
para todo M; € M faga
L Cij = Pij + T4

nquanto J # () faca
para cada J; € J faga
L Achar o menor ¢;; e a respectiva maquina;

o

Encontre a tarefa J; com o menor c¢;;;
Atribua a tarefa J; para a maquina M;;
Remova J; de J;
para todo M; € M faga

L Atualize r;;

para todo J; € J faga
L Atualize ¢;;;

3.3 Max-min

O Max-min ¢ uma heuristica apresentada em [28] e tem como ideia bésica executar as
tarefas grandes primeiro. Ou seja, para cada maquina ele ird achar a tarefa com o maior
tempo de conclusao, e destas ird selecionar o que tiver o menor tempo de conclusao.
A ideia do algoritmo é escalonar primeiro as tarefas grandes, deixando por ultimo as
pequenas tarefas.

Assim como o Min-min, o Max-min (Algoritmo 6) também foi adaptado para o am-
biente dindmico das grades computacionais. A tnica alteracdo é que a escolha da tarefa
ocorre quando uma ou mais méaquinas ficarem ociosas.

Nos testes que realizamos o algoritmo Max-min obteve resultados melhores do que o
Min-min principalmente se tivermos poucas tarefas grandes e muitas tarefas pequenas.
Nesse senério as tarefas grandes sao executadas paralelamente com as tarefas pequenas.
Assim como o Min-min, o algoritmo precisa ter conhecimento sobre o tamanho das tarefas
e o poder de processamento das maquinas.
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Algoritmo 6: Algoritmo Max-min

Entrada: Um conjunto J de tarefas, um conjunto M de maquinas
Saida: Escalonamento de J sobre m maquinas

inicio

para todo J; € J faga

para todo M; € M faga

Lpz‘j:pz‘j‘i"f’j;

o

nquanto J # () faca
para cada J; € J faga
L Achar o menor ¢;; e a respectiva maquina;

Encontre a tarefa J; com o maior ¢;j;
Atribua a tarefa J; para a maquina M;;
Remova J; de J;
para todo M; € M facga

L Atualize r;;

para todo J; € J faga
L Atualize ¢;;;

3.4 Fastest Processor to Largest Task First(FPLTF)

O algoritmo Fastest Processor to Largest Task First (FPLTF) apresentado em [10, 8, 15,
13] é um algoritmo de escalonamento estatico que tem como principal ideia escalonar
as maiores tarefas nos processadores mais rapidos. Mas as grades computacionais sao
sistemas heterogéneos e dinamicos, ou seja, o recurso que estd disponivel para a grade
varia com o tempo, entao escalonamentos estaticos nao percebem essas alteragoes.

Para resolver esse problema foi desenvolvido o Dynamic Fastest Processor to Largest
Task First (DFPLTF). O DFPLTF executa o FPLTF que monta todo escalonamento.
Quando uma tarefa é concluida, ele coloca todas as tarefas que nao foram concluidas
ou que ainda nao foram escalonadas novamente na sacola de tarefas. O DFPLTF exe-
cuta novamente o FPLTF, remontando o escalonamento de todas as tarefas que estao na
sacola, assim o DFPLTF tomara as decisoes com base nas informacoes atuais da grade
computacional.

O DFPLTF precisa conhecer qual é o tamanho da tarefa (Task Size), poder de pro-
cessamento da maquina (Host Speed) e quanto poder de processamento esta disponivel
para a grade (Host Load). Com essas informacoes ele calcula o custo da tarefa

TaskSize
HostSpeed

~ 1- HostLoad

Dij
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Temos o pseudo-codigo do DFPLTF no Algoritmo 7.

Algoritmo 7: Algoritmo DFPLTF
Entrada: Um conjunto J de tarefas, um conjunto M de maquinas
Saida: Escalonamento (S) dinamico de J sobre m maquinas
inicio

repita

para cada J; € J faca

para cada M; € M faga

L Cij = Pij T 153

nquanto J # () faca
para todo J; € J faga
L Achar o menor ¢;; e a respectiva méaquina;

¢}

Encontre a tarefa J; com o maior ¢;j;
Atribua a tarefa J; para a maquina M;;
Remova J; de J;
para todo M; € M faga

L Atualize r;;

para todo J; € J faga
L Atualize ¢;;;

Espere por retorno de resultado de algum processador;
Colocar todas as tarefas que ainda nao foram concluidas e nao estao
executando em .J;
para todo M; € M facga
L Atualize r;;

para todo J; € J faga
L Atualize ¢;;;

até J = ();

3.5 Sufferage

Assim como o DFPLTF, o Sufferage |3, 28, 8] é um algoritmo dindmico que toma decisoes
com base na estimativa do custo de execucao da tarefa. Mas diferente do FPLTF, ele faz
uso do sofrimento (suffer) para selecionar qual serd a proxima tarefa a ser escalonada.
Definindo suffer como

suf fer;; = segundo melhorc;; — melhorc;;
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onde o suffer é o custo da tarefa nao ser executada na méaquina que traz o menor tempo
de término desta. O algoritmo 8 tem como objetivo escalonar primeiro as tarefas mais
sofridas e escalonar as tarefas nas maquinas em que estas tenham o menor tempo de
término possivel.
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Algoritmo 8: Algoritmo Sufferage

Entrada: Um conjunto J de tarefas, um conjunto M de méquinas
Saida: Escalonamento de J sobre m maquinas

inicio

para todo J; € J faca

para todo M; € M faga

L Cij = Pij + 1755
nquanto J # () faga

para cada i faga
| Marcar M; como nio associado;

o

para cada J; € J faca

Achar o menor c[1];;;

Achar o segundo menor c[2]ij;

suffer = ¢[2]ij — c[1]ig;

se M; nao estd associado a uma tarefa entao
Associar J; a M;;

Remover J; de J;

Marcar M; como associado;

senao se o suf fer da tarefa J, que estd atualmente associada ao
processador M; é menor do que o suf fer da tarefa J; entao
Desassociar a tarefa Jy e devolver a J;

Associar J; ao processador M; ;

Remover J; do conjunto J;

para todo M; € M faga
L Atualize r;;

para todo J; € J faga
L Atualize ¢;;;

Espere por retorno de resultado de algum processador;
Colocar todas as tarefas que ainda nao foram concluidas e nao estao
executando em J;
para todo M; € M faga
L Atualize r;;

para todo J; € J faca
L Atualize ¢;j;




Capitulo 4

Novos resultados de aproximacao dos
algoritmos RR

Neste capitulo iremos apresentar novas analises do fator de aproximacao do algoritmo RR
para o caso de tarefas iguais, na secao 4.1, e para o caso de tarefas diferentes, na secao 4.2.
Na secao 4.3 apresentamos uma interface que adiciona replicacao de tarefas a qualquer
algoritmo de escalonamento e também mostramos a aproximagao de qualquer algoritmo
de escalonamento que use essa interface.

Atualizando a Tabela 2.1 com as analises que sao apresentas neste capitulo, temos o

conjunto de algoritmos abaixo:

« 6] v observacao algoritmo aproximacao
R; s T; =1L Crnaz preditivo RR Otimo
R; s T; =L TPCC preditivo RR Otimo
R; s T; Chae | nao preditivo RR Nao existe
R; s T; TPCC | nao preditivo RR m
R; sy T; =1L TPCC | nao preditivo | Interface A | min{(1 + @), m}
R; s T; TPCC | nao preditivo | Interface A m
R; sy | prec;T; = L | TPCC' | nao preditivo RR (1+ LC”(n)'m(Ln(mfl)H)
GP, 512€5;7;j Crnaz on-line RR 3
GP, s12€;7; Crnaz off-line RR 5

Tabela 4.1: Lista de algoritmos atualizada e sua aproximacgao
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4.1 Tarefas com tamanhos iguais

Nesta se¢ao vamos mostrar que o algoritmo RR gera um resultado 6timo para os problemas
R; 54|T; = L|Ciaz € R; sit|T; = LITPCC onde o poder de processamento das maquinas é
conhecido. Depois iremos mostrar que no problema R;s;|T; = L|TPCC apés o instante
OPT gerado pelo algoritmo RR faltam no méaximo % tarefas a serem executadas. Isto
leva a uma aproximagao assintoticamente igual ao que Fujimoto e Hagihara apresentaram
em [13], mas vamos mostrar que essa aproximacao é justa apresentando instancias em que
% tarefas serao executadas depois do instante OPT pelo algoritmo RR.

Cada instancia do problema é composta por um conjunto de n tarefas de tamanho
L a serem escalonadas em m maquinas sem relacao entre si. Em todos os problemas o
objetivo é gerar um escalonamento S que minimize o Total Processor Cyle Consumption
(TPCC) ou 0 Chgp-

Nos iremos analisar os problemas sitados acima em ambiente imprevisivel ou previsivel.
Num ambiente previsivel é conhecido o poder de processamento de todas as maquinas e
o tamanho de todas as tarefas. Ja no ambiente imprevisivel, essas informacoes nao sao
conhecidas.

Pela definicao apresentada na secao 2.1, o TPCC calcula a quantidade de instrucgoes
que todos os processadores podem executar do inicio ao fim do escalonamento. Ou seja,
quanto maior o makespan, maior serd o TPCC, e quanto menor o makespan, menor é o
TPCC. Logo, um TPCC 6timo implica num makespan 6timo, e vice versa. A partir disso
temos a propriedade abaixo.

Propriedade 4. Um escalonamento S tem um makespan détimo se e somente se o TPCC
for dtimo.

Vamos mostrar caracteristicas de um escalonamento com makespan 6timo. Nos mos-
traremos que um escalonamento com makespan 6timo sem replicacao pode ser transfor-
mado em um escalonamento com replicacao onde todas as maquinas ficam ocupadas até
o tempo do makespan.

Lema 6. Para toda instincia I do problema R; $;|Tj = L|Cinay, existe um escalonamento
dtimo estendido EOPT(1) onde:

1. Para cada mdquina M;, ndo existe tempo ocioso entre o termino de uma tarefa e o
micio de outra.

2. Todas as mdquinas executam tarefas até o tempo do makespan dtimo.

Demonstracao. Seja OPT(I) um escalonamento com makespan 6timo com tempo OPT.
Nos iremos construir o escalonamento 6timo FOPT(I) com o mesmo instante de término.
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Para provar (1) suponha que existam algumas méaquinas M; em OPT(I) que ficam ociosas
entre o término de uma tarefa e a atribuigao de outra, ou seja, apds T; terminar existe
um tempo ocioso para uma tarefa 7T comecar a ser executada. Se movermos a tarefa T}
para iniciar logo ap6s ao termino de 7}, isso nao ird gerar acréscimo ao makespan.

Para provar (2) basta replicarmos tarefas ainda em execugao em processadores 0¢iosos
até o tempo OPT. Note que serao escalonadas copias de tarefas de tamanho L e que essas
tarefas podem nao terminar até o instante OPT. As copias de tarefas que ultrapassarem
o instante OPT serdao abortadas no instante O PT', assim nao iremos gerar um acréscimo
no makespan.

O novo escalonamento FOPT(I) tem makespan 6timo e também tem a propriedade
de nao ter maquinas ociosas desde o instante de inicio até o instante de término do
escalonamento. O

A partir do lema 6 conseguimos mostrar que um escalonamento 6timo para o pro-
blema R; s;1|T; = L|Cyna pode ser visto como uma escalonamento 6timo para o problema
R; s;1|T; = LITPCC que permita que as tarefas sejam replicadas. A partir de agora vamos
levar em consideragao o problema de otimizagao do TPCC.

Dado um escalonamento 6timo para o problema de tarefas com tamanhos iguais, vamos
considerar cada tarefa no escalonamento como uma vaga onde qualquer outra tarefa pode
ser atribuida, ja que todas as tarefas tem tamanho iguais. Agora podemos estudar o
problema como um problema de alocar n vagas nas maquinas minimizando o TPCC. Nos
iremos mostrar que o algoritmo RR [1| gera um escalonamento que ¢é idéntico ao 6timo
em nimero de vagas escalonadas.

Lema 7. Considere um escalonamento S gerado pelo algoritmo RR onde ele escalona
n wvagas de mesmo tamanho L. O escalonamento gerado tem o mesmo makespan do
escalonamento dtimo considerando n tarefas de tamanhos iguais.

Demonstrag¢ao. Seja um escalonamento 6timo para alocacao de n tarefas e seu escalona-
mento 6timo estendido EOPT(I) gerado pelo lema 6. Note que em EOPT(I) uma tarefa é
abortada somente quando o escalonamento acaba. Além disso, todas as maquinas estarao
em execucao até o instante do makespan 6timo, e essa é a primeira vez que n tarefas sao
finalizadas. Nao é dificil de ver que o RR, considerando o problema de alocacao de n va-
gas, ird gerar um escalonamento igual ao EOPT, uma vez que sempre que uma maquina
fica ociosa é escalonada uma vaga. Quando a n-ésima vaga é escalonada, o algoritmo
comeca a replicar vagas nas maquinas ociosas até a primeira vez em que n vagas tenham

cada uma, tido L instrucoes executadas. O

Quando todas as tarefas tém tamanhos iguais, o escalonamento gerado pelo algoritmo
RR, até o instante que a ultima tarefa é alocada, ¢ similar a um EOPT(I). A tnica
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diferenca entre eles é na ordem que algumas tarefas sao alocadas. Depois das n vagas
atribuidas, o RR inicia a fase de replicacao, e a diferenca acontece aqui pois o RR aborta
as réplicas que ja terminaram. Se o desempenho das maquinas sao previsiveis, entao o
RR produzird um escalonamento 6timo.

Teorema 5. O algoritmo RR pode ser modificado para ter o makespan e o TPCC dtimo
quando todas as tarefas tem tamanho L e o desempenho das mdquinas sdo previsiveis.
Além disso o escalonamento € gerado em tempo polinomial e ndo € necessdrio replicagao.

Demonstracao. Seja EOPT o escalonamento estendido 6timo satisfazendo o lema 6. Con-
sidere cada tarefa atribuida em EOPT como uma vaga onde é possivel atribuir qualquer
tarefa. Nos podemos atribuir a qualquer vaga em EOPT as tarefas de acordo a alguma
ordem definida pelo algoritmo RR. Ja que todas as tarefas tém o mesmo tamanho, a or-
dem de atribuicao das tarefas nao interfere no makespan e nem no TPCC. Até o instante
makespan em EOPT noés temos n tarefas diferentes executadas, isso significa que sabendo
o desempenho das maquinas n6s podemos construir o escalonamento EOPT antecipada-
mente e atribuir uma tarefa diferente para cada uma das n diferentes vagas que acabarem
mais cedo. Para conseguir o escalonamento EOPT, pelo lema 7 nés sé precisamos execu-
tar uma simulacao do RR nos dando a velocidade das maquinas e a alocacao das n vagas.
Entao o algoritmo s6 precisa atribuir as n tarefas usando o escalonamento. Também note
que tendo calculado a simulacao do escalonamento nao é necesséario o uso de replicacao.
Para calcular a simulacgao do escalonamento, o algoritmo atribui n tarefas e inicia a
fase de replicagao. No maximo m tarefas estarao em execucao quando a fase de replica-
¢ao comeca, e claramente cada uma das tarefas podem ter no maximo m réplicas. Por
consequéncia o algoritmo executa O(n +m?) atribuigdes que é polinomial em n e m. [

Quando a velocidade dos processadores é imprevisivel o problema de determinar um
makespan/ TPCC 6timo nao pode ser resolvido deterministicamente. Considere o simples
exemplo na Figura 4.1: No6s sabemos que até o tempo do makespan 6timo, 3 tarefas serdao
concluidas. Suponha que exatamente 3 tarefas serdao concluidas. Quando 77 termina,
as tarefas Ty e T3 ainda estao em execucgao e nos temos uma vaga na maquina M; apos
a tarefa 7). NoOs sabemos com certeza que 715 ou T3 ird terminar no instante OPT, e
suponha que somente uma delas ird terminar. Dessa maneira é impossivel decidir quem
das duas tarefas, Ty ou T3, serd escalonada depois de T7.

Entao no caso em que a velocidade dos processadores é imprevisivel nao é possivel
alcancar um escalonamento com makespan 6timo.

A partir de agora nos iremos considerar o caso onde a capacidade dos processadores
sao imprevisiveis. Nesse caso podemos garantir que no instante do makespan 6timo no
maximo |m/2] tarefas estardo em execugdo num escalonamento gerado pelo algoritmo
RR.
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Figura 4.1: E impossivel deterministicamente calcular um escalonamento 6timo se o de-
sempenho das maquinas for imprevisivel.

Lema 8. Seja um escalonamento S gerado pelo algoritmo RR para uma instincia do

caso de desempenho imprevisivel do problema R;s;i|T; = L|TPCC. Depois do instante

do makespan dtimo, no mdzimo |m/2] tarefas estardao rodando em S.

Demonstracao. Para provar o lema teremos que analisar dois casos que dependem do

ntmero de tarefas n e o nimero de méquinas m.

(m/2 < n < m): Nos sabemos que até o instante 6timo todas as n tarefas podem ser
executadas. Existem pelo menos n vagas até OPT onde todas as tarefas podem estar
alocadas e finalizadas. Ja que n < m, no tempo t, = 0 todas as tarefas T1,...,T,
estarao alocadas e algumas outras 711,...,T, estarao duplicadas, onde 1 < x < n.
Todas as tarefas estao num anel no momento e a proxima tarefa a ser duplicada é
a tarefa T,,, onde a cabeca do anel estd posicionada. Primeiramente note que o
nimero de maquinas é m = n + x e existem n — x tarefas com somente uma réplica.
Quantas tarefas precisarao terminar para que pela primeira vez todas tarefas em
execucao tenham duas réplicas? Se uma tarefa que ja tém duas réplicas finalizar,
entao vocé vai desperdicar no maximo duas vagas, e duas tarefas com uma réplica
serao duplicadas. Note que nesse caso, uma tarefa (a que terminou) é removida do
anel e a cabeca do anel anda duas tarefas, ja que duas méquinas ficam ociosas. Se
uma tarefa com uma réplica terminar somente uma vaga serd usada e entao outra
tarefa com uma réplica serd duplicada. Neste caso é como se a cabeca do anel tivesse
andado duas posicoes, ja que uma tarefa terminou e é removida do anel e essa tarefa
nao pode estar atras da cabega do anel (somente tarefas com duas réplicas estao
antes da cabeca). Independente da situagdo, para esse caso, para cada tarefa que
termina noés movemos duas tarefas para frente no anel. Ja que temos n — x tarefas
com somente uma réplica no instante ty, entdo serao necessarios finalizar [™5*]
tarefas para que todas as tarefas tenham pelo menos duas réplicas pela primeira
vez. O ntimero de vagas usadas é no méximo
n—x

2

2] l=n—x<n
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se (n — x) é par, e no maximo

- —z+1
2y =2 §+ y=n—z+1<n

se (n —x) é impar.

De qualquer forma nés usamos no maximo o nimero de vagas que existem até o
instante 6timo. Note que o nimero de tarefas remanescentes ¢ no maximo
n—zx (n—xz) n4+zx m

< —_ g = —
5y 1=n 2 2 2

n—1

(n > m): Seja t; o instante quando o algoritmo RR escalonou a n-ésima tarefa.
No instante t; existem m’ < m tarefas diferentes em execucao no escalonamento S
gerado pelo RR. De forma geral m’ = m, mas pode acontecer de mais de uma tarefa
finalizar exatamente no mesmo instante t; quando a ultima tarefa é alocada. Sem
perda de generalidade e para simplificar, n6s assumimos que m’ = m.

Seja ty o instante em que a primeira tarefa é replicada. Quando isto acontece,
existem m — 1 tarefas diferentes sendo executadas. Seja X o conjunto com estas
m — 1 tarefas que podem ser réplicas. Pelo Lema 7 sabemos que até antes do
instante ¢t o escalonamento S é exatamente igual ao EOPT(I) ja que nenhuma
tarefa é abortada e sabemos que existem pelo menos m — 1 vagas que acabam antes
do instante OPT. Seja SL o conjunto das m — 1 vagas. Nos alegamos que cada
tarefa em X possa ser atribuida a no maximo duas das vagas em SL, ou quando
pela primeira vez uma tarefa ocupar trés vagas, existem menos que m/2 tarefas em
execucao. Para provar isto, note que para uma tarefa usar trés vagas ¢ necessario
que tenha pelo menos trés réplicas. Seja T a primeira tarefa que conseguiu duas
réplicas no instante t5. No instante f, existem m — 1 tarefas rodando e somente
T; tem duas réplicas. Para uma tarefa ter trés réplica serd necessario passar por
todas as tarefas do anel e voltar para 7;. Usando o mesmo argumento do caso
m/2 < m < m, para que uma tarefa tenha trés réplicas ¢ necessario que ["-1]

2
tarefas sejam finalizadas

Desta forma se uma tarefa usa trés vagas de S L, entdo menos que m/2 estao rodando

apos o makespan 6timo. Por outro lado, se qualquer tarefa usa no maximo duas
vagas, existirao pelo menos (mT’W tarefas diferentes nas vagas, de tal modo que apo6s

o instante OP'T no méximo

tarefas estarao em execucao.
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A partir de (1) e (2) existem no méaximo m/2 tarefas em execugao apos o instante OPT,
e jA que o numero de tarefas em execucao é necessariamente um inteiro, nés podemos
arredondar o valor para |m/2] tarefas. O

Considere o escalonamento apds o instante OPT. Do resultado anterior existem no
maximo |m/2] tarefas em execugcao.

Pela propriedade 3 nao é dificil perceber que durante um instante ¢ qualquer apos o
instante OP'T, se existir um nimero X de tarefas distintas em execucao, algumas tarefas
terdo | 2] réplicas, enquanto outras terdo [m/|X|] réplicas.

Com esses resultados nos provaremos o teorema 6. O resultado obtido em 6.2 é as-
sintoticamente igual ao apresentado na secao 2.1, mas iremos mostrar que este resultado
¢ justo, com instancias onde depois do instante de tempo OPT havera % tarefas em
execucao.

Teorema 6. Seja [ uma instdncia de um caso imprevisivel do problema R;s;|T; =
LITPCC.

e O TPCC do escalonamento gerado pelo algoritmo RR é no mdximo OPT+L E?;/f [m/i].
e O RR ¢ um algoritmo (1 + z—: + M)-apmximado para o caso imprevisivel do
problema R;sy|T; = L|TPCC.

Demonstracao. Seja S o escalonamento gerado pelo algoritmo para a instancia [ e seja a
-ésima ultima tarefa como a tarefa que concluiu seguindo a ordem de trés para a frente. A
partir da propriedade 3, no momento logo antes da i-ésima tltima tarefa concluir, existem
no maximo [m/i| réplicas desta tarefa, visto que existem i tarefas em execucao.

Para provar (1) note que até o instante OPT o escalonamento 6timo OPT(I) e o
escalonamento S tem o mesmo TPCC com o valor OPT. Apés o instante OPT, do Lema
8 existem no maximo |m/2] tarefas em execu¢do em S. A partir da propriedade 3 estas
tarefas irfio incrementar o TPCC com no maximo L 377 [%] instrugoes.

Para provar (2) note que o TPCC 6timo é no minimo nL instrugoes, pois cada tarefa
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tem tamanho L e todas devem ser executadas. O fator de aproximagao do algoritmo é:

OPT + LY 2™

r= OPT (4.1)
=1+ LZOWZT( | (4.2)

L L Zmz(L Y (4.3)
SO +mnz:;/f ; (4.4
Jp M2 m(h;(m/2) +1) (45)
oy, 3mi2+ rgln(m/Q) (46)
_1 . 3m/2 | min(m/2) (47
n n )

Embora o fator de aproximacao provado no Teorema 6 seja assintoticamente igual ao
fator apresentado no Teorema 1, nés podemos provar que este resultado é justo para o
algoritmo RR mostrando classes de instancias onde |7 | tarefas estdo executando apos
o tempo OPT. Considere o exemplo dado nas Figuras 4.2 e 4.3. Existem 9 méaquinas e
quando a ultima tarefa ¢ alocada existem exatamente 9 vagas disponiveis (Figura 4.2).
Para os intervalos de tempo nao marcados como vagas podemos assumir que o processador
tem poder de processamento igual a 0 desde o instante que a tultima tarefa é escalonada
até o instante OPT. A atribuicdo das ultimas 9 tarefas, feita de acordo com o algoritmo
RR, ocorre como apresentado na Figura 4.3.

Note que ap6s o instante OPT, existem | | = 4 tarefas a serem finalizadas (T}, Ts, Tx, Tp).
A partir de agora, assuma que uma tarefa 7; que tenha (%1 réplicas termine, e todas
as suas réplicas também terminem ao mesmo tempo, onde n; é o nimero de tarefas exe-
cutando logo antes de T} finalizar. No exemplo, a primeira tarefa a terminar é a 7}.
Seguindo esse raciocinio nés iremos ter mais

instrugoes executadas depois do instante OPT.
Nos entao podemos concluir o seguinte resultado:

Teorema 7. A aprozimacao apresentada no Teorema 6 € justa.
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Ml 0 instr./s

M2 0 instr./s

M3 vaga

M4 0 instr./s

M5 vaga 0 instr./
MG 0 instr./s

M7 vaga 0 instr./s
MS vaga 0 instr./s

n-th tarefa alocada OPT

A /R V

Figura 4.2: Quando a iltima tarefa é alocada existem m vagas disponiveis.
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n-th tarefa alocada OPT
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Figura 4.3: O escalonamento gerado pelo algoritmo RR, e as 9 tultimas tarefas escalona-
das.

Demonstracao. O exemplo nas Figuras 4.2 e 4.3 pode ser estendido para qualquer ntimero
impar m de méquinas. Sempre existird |m/2] tarefas executando apos o instante OPT
e pode-se estabelecer velocidades de processamento tal que sempre que a i-ésima tltima
tarefa que tem [Z%] réplicas termine, todas suas réplicas terminam juntas consumindo

m

L[%] instrugdes. Entao o TPCC do escalonamento gerado pelo RR ¢é

m/2

OPT+LY" (?1.
1=1
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4.2 Tarefas com tamanhos diferentes

Nesta secao iremos mostrar o aproximacao justa para os problemas R; Sit’Tj|Cmaz e
R; 5;4|T;|TPCC originalmente apresentados por Fujimoto e Hagihara [13, 14].

Cada instancia do problema ¢ composto por um conjunto de n tarefas de tamanho L,
a serem escalonados em m méaquinas sem relagdo entre si. A precedéncia entre tarefas é
representada por um grafo de aciclico chamado de grafo de tarefa. O objetivo é gerar um
escalonamento S que minimize o Total Processor Cyle Consumption (TPCC) ou 0 Cyugs-

Na secao 4.1 no6s mostramos que é possivel chegar a um TPCC ou makespan 6timo
quando o poder de processamento é previsivel. NoOs iremos mostrar que nao é possivel
chegar ao resultado 6timo quando as tarefas tém tamanhos diferentes, mesmo quando o
poder de processamento é previsivel.

Teorema 8. Considere uma instancia de um problema R; $i4|T;|Crnaz, € seja l a lista de
n tarefas a serem escalonadas, cada tarefa T; com tamanho L;. Suponha que a velocidade
das maquinas € previsivel. Entao a nao ser que P = N P ¢ impossivel chegar um algoritmo
aproximado para o problema.

Demonstra¢ao. Seja I = (S, D) uma instancia do Problema de Particionamento (PP)
(problema NP-dificil bem conhecido), onde S = sq,...,s, é um conjunto de n niumeros
naturais ¢ D = (37 s;)/2 é um nimero natural. No problema PP nés temos que
determinar se um conjunto S pode ser particionado em dois conjuntos, tal que a soma
dos elementos do conjunto seja D.

Dado a instancia I de um problema PP nos construimos uma instancia I’ do problema
de escalonamento R; s;;|7;|Cpaz com dois processadores, cada um dos processadores com
poder computacional de 1 instrucao por segundo durante os D primeiros segundos, e 0
instrucoes por segundo no restante do tempo. Nos também temos n tarefas, cada tarefa
T; com tamanho L; = s;, j =1,...,n.

Se a instancia I do problema PP admite uma particao, entao a solucao 6tima do pro-
blema R; $;;|T;|Crnaz tem makespan D. Por sua vez se I ndo admite uma particao, entao
a solugao 6tima do problema R; s;;|T;|Cpa tem makespan «. Entdo, qualquer algoritmo
a-aproximado pode ser usado para decidir se o problema PP admite uma particao, ja que
um algoritmo a-aproximado retorna uma solu¢ao com valor finito (no maximo aD) se e
somente se a instancia I’ admite uma particao. O

J4 que nao existe uma aproximacgao para a fungao C),.,, iremos analisar somente a

funcao TPCC.

Teorema 9. O algoritmo RR € um algoritmo m-aproximado para o R;s;|T;|TPCC
mesmo quando o poder de processamento das mdquinas € imprevisivel.
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Demonstracao. Ja que para a solugao 6tima todas as tarefas devem ser executadas, logo
temos o seguinte limitante inferior:

zn: L; < OPT.

j=1

Quando o algoritmo alocar a ultima tarefa inicia-se a fase de replicacao. A quantidade
extra de réplicas de cada tarefa é de no maximo m — 1 e temos no maximo m — 1. Seja
(T;,,..., T

Y1) as tarefas replicadas. O nimero de instruges executadas pelas réplicas é

limitado por

m—1
(m—1)>_ L, < (m—1)OPT.
i=1

O fator de aproximacao r pode ser limitado por

< Z?:l Lj+(m—1)OPT < mOPT
- OPT - OPT —

r

m

Teorema 10. O fator de aproximacao m do algoritmo RR € justo.

Demonstracao. Para provar este resultado ndés vamos fornecer uma classe de instancia
onde o fator estd entre o ntimero de instrugoes executados pelo algoritmo e o 6timo é

Suponha uma lista de n = m tarefas (T3,...,T,,) onde as (m — 1) primeiras tarefas
tém tamanho L e a ultima tarefa tem tamanho (m — 1)L. Noés temos m maquinas e
o escalonamento 6timo termina no instante t;. A partir do instante 0 até ¢; uma das
maquinas executa (m — 1)L instrugdes e as outras maquinas executam L instrugoes. E
obvio que no escalonamento 6timo, a tarefa T, é escalonada na méaquina mais rapida e
as outras tarefas nas outras méaquinas. Ja que o poder de processamento nao é previsivel,
pode acontecer da tarefa T, nao ser escalonada na méaquina mais rapida.

Suponha um exemplo com seis tarefas (71,...,75), onde elas sdo atribuidas nesta
ordem. A tarefa Tg tem tamanho 5L instrugoes e as outras tem tamanho L. A méquina
mais rapida tem o poder de processamento de 5L instrucoes até o instante ¢;. A Figura
4.4 mostra o escalonamento gerado pelo algoritmo da instancia que acabamos de definir.
Uma solucao 6tima seria a atribuicao da tarefa Tg & maquina mais rapida e as outras
tarefas nas outras maquinas.

No caso geral, considere m um niimero par; assuma que um algoritmo escalone as ta-
refas (T4, ..., T,,) nesta ordem; considere T,, a maior tarefa e, sem perda de generalidade,
a maquina M; é a maquina mais rapida. Para m par, pelo menos metade das tarefas
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Myl

Myl T T T

My T

YA O PR A RS

PSS Y
1

Figura 4.4: Um exemplo de instancia do pior caso.

serao executadas na maquina M; antes que T,, seja atribuida a ela. Para enxergar isto
suponha que apo6s 17 e Ty terminarem sua execucao em M, é possivel alocar um par de
tarefas a serem escalonadas, uma na maquina M; e outra na méiquina que foi liberada.
Seguindo esse raciocinio, no instante ¢y, a tarefa 7}, executou menos que a metade do
seu tamanho na maquina M;. Uma vez que cada maquina pode executar L instrucoes
até o instante t;, entao no maximo L instrucoes de T,, foram executados nas outras ma-
quinas. J& que as outras maquinas podem executar L instrugoes até o instante ¢;, entao
no maximo L instrucoes de T,, foram executados nas outras maquinas. Apos o instante
t1, todos os processadores estao processando uma réplica de 7;, e todas terminam juntas.

Desta forma, o TPCC do escalonamento gerado serd 2(m — 1)L até o instante t1, e apos t;
(m—1)L
2
(m—1)((m—1)L—L) (o que falta de T,,, a se processado nas outras maquinas) instrugoes.

serao executados (0 que falta ser processado da tarefa T,, na maquina M), mais

O fator de aproximacao da solugao e a solucao 6tima satisfazem

2(m — 1)L+ P50 4 (m — 1)2L — (m — 1)L
.

- 2(m —1)L
onde
r 2(m—1)L+(m_Tl)L+(m— 1)’Lem — 1)L m

4.3 Replicacao de tarefa

Nessa secao nos vamos propor uma interface que poderé ser usada para adicionar replica-
cao em qualquer algoritmo de escalonamento. Depois nos iremos comparar o desempenho
dos algoritmos que foram estendidos usando replicagao.

Seja A(T, M,C') um algoritmo de escalonamento que recebe por parametro um con-
junto de tarefas T" a ser escalonado num conjugo M de maquinas, com uma configuracao



4.3. Replicacao de tarefa 46

inicial C' (esta configuragao mostra as tarefas que estao executando neste exato momento
e em quais maquinas elas estdo executando). Sempre que existir maquina ociosa o algo-
ritmo A(T, M, C') é chamado, atualizando T e C. Para gerar um escalonamento completo
é so fazer chamadas sucessivas ao algoritmo (A) até que todas as tarefas tenham sido
escalonadas. Para adicionar suporte a replicacao de tarefas ¢ s6 criar uma interface que
chama (A) e monitora todas as tarefas que sdo alocadas. Depois que todas as tarefas
estiverem alocadas a interface monitora todas as tarefas que estao executando numa lista
R. Sempre que uma maquina ficar livre a interface executa A(R, M,C). Quando uma
tarefa replicada termina, a interface mata todas as réplicas da tarefa.

No6s vamos mostrar a garantia de desempenho para qualquer algoritmo de escalona-
mento que permita replicagao usando este método.

Teorema 11. Seja A um algoritmo de escalonamento para o problema R; s;;|T; = L|TPCC
ou R; s;|T;|TPCC. A versio do A com replicagao tem fator de aprozimagdo de no md-
zimo min{(1 + (m;—l)Q),m} para o problema R;s;|T; = LITPCC e no mdzimo m para o
problema R; s;|T;|TPCC.

Demonstragao. Para o problema R;s;|T; = L|TPCC note que quando o algoritmo es-
calona a iltima tarefa ele executou nL instrugoes. Na fase de replicacao, cada uma das
(m — 1) das tarefas que ficaram executando terao no méaximo m replicagoes. Logo o fator
de aproximacao ¢ limitado por

—_1)2 _1)\2
r<nL+(m 1)L21+(m 1)'

- nlL n

O limitante m para a aproximagao de ambos os problemas ¢é similar a prova do teorema
9. O



Capitulo 5

Analise de desempenho

Neste capitulo iremos mostrar os resultados experimentais obtidos a partir de simulacoes
usando os algoritmos apresentados no capitulo 3 aplicando a interface de replicacao apre-
sentado no capitulo 4. Com os resultados da simulagao podemos verificar qual o ganho
que cada algoritmo obteve ao aplicar a interface e podemos comparar os algoritmos em
diferentes ambientes.

Na secao 5.1 vamos apresentar o modelo que usamos para desenvolver o simulador e
na secao 5.2 serd apresentado os resultados.

5.1 Modelo do simulador

Nesta secao iremos apresentar o modelo usado para desenvolver o nosso simulador, baseado
no modelo proposto por Fujimoto e Hagihara [15].

Nossa grade computacional é formada por um conjunto de m méquinas onde cada
maquina tem um processador. O desempenho de cada maquina M;, definido por s;,
varia a cada instante de tempo t, mas ndo varia no intervalo [¢,t + 1). O simulador
prové o tamanho de todas as tarefas que estao na grade e o desempenho das méquinas no
instante que é solicitado. Para simplificar o modelo, essas funcoes foram implementas a
custo zero.

Na cria¢ao dos ambientes foram usadas as distribui¢coes Uniforme e Zipf. A distribuicao
Uniforme (Ula, b]) gera um conjunto de niumeros entre a e b, para a < b, de forma uniforme.
Ja a distribuicao Zipf (Zipfla,b]) gera um conjunto de nimeros usando a lei Zipf onde a
é o elemento com maior frequéncia, enquanto b é o elemento com menor frequéncia. Por
exemplo para a instancia Zipf[5, 30] o elemento 5 tera uma frequéncia de 25, 94% enquanto
o elemento 30 terd uma frequéncia de 0,997%, isto ¢, se criarmos 100 elementos usando
esta distribuicao, aproximadamente 25 elementos serao o nimero 5 e aproximadamente 1
sera o niamero 30.

47
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Cada simulacao ¢ composta de quatro variaveis: quantidade de maquina (gtd,), va-
riabilidade das maquinas (MV'), quantidade de tarefas (qtd;) e variabilidade de tarefas
(T'V). Vamos mostrar abaixo como cada varidvel é criada no nosso simulador.

A quantidade de maquinas (gtd,) foi fixada em somente trés valores, que sao gtd, €
{16, 64, 256}.

A variabilidade das maquinas (MV') dita a heterogeneidade das méaquinas no ambiente.
No ambiente a maquina mais rapida pode ser no maximo MV vezes mais rapida do que
a maquina mais lenta do ambiente. Essa variabilidade foi fixada em trés valores, que
sdo MV € {1,4,8}, assim temos um ambiente homogéneo e dois ambientes heterogéneos.
Toda maquina M; tem um multiplicador z; que é sorteado usando a distribuigao U[1, MV].
O desempenho da maquina é calculada como segue: s;; = U[0, 5] * 2;. E importante notar
que a velocidade da maquina pode ser zero, assim podemos simular a situagao em que a
maquina esta sobrecarregada.

A quantidade de tarefas (gtd;) é o produto da quantidade de maquinas e uma constante
k, ou seja, qtd, * k. Essa constante k& ¢ um ndimero inteiro que foi fixada em seis valores
diferentes, que sdo k € {1,2,3,4,5,6}. Assim podemos estudar o comportamento dos
algoritmos com volume de tarefas diferentes.

A variabilidade das tarefas (7'V') dita como sera criado o conjunto de tarefas, criando
diferentes ambientes de teste. Nas nossas simulacoes definimos cinco tipos de variabilida-
des que serao explicados abaixo:

e U[1,30] — Todos os tamanhos sao sorteados usando uma distribui¢ao uniforme.

e Zipf[5,30] — Usa a distribui¢do Zipf onde a maioria das tarefas sdo pequenas e
pouquissimas tarefas sao grandes.

e Zipf[30,5] — O contrario da anterior, a maioria das tarefas sdo grandes e pouquis-
simas sao pequenas.

e 20%U|[1,15] — 20% das tarefas sdo criadas usando U[1, 15] e as outras 80% sao
criadas usando U[15, 30].

e 80%U|[1,15] — 80% das tarefas sdo criadas usando U[1, 15] e as outras 20% sao
criadas usando U[15, 30].

A partir da combinacao das quatro variaveis que descrevem o ambiente foi possivel
avaliar o impacto que cada uma tem nos algoritmos. Para cada combinacao das variaveis
foram efetuados 20 simulagoes, totalizando 43200 simulagoes. Na proxima secao iremos
apresentar os resultados relevantes.
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5.2 Resultados dos experimentos

Nesta secao vamos apresentar os resultados de uma comparagao pratica entre quatros
algoritmos de escalonamentos para o problema R; s;;|T;|Cynar onde iremos analisar varias
métricas para as versoes com e sem replicacao.

O TPCC, uma das métricas analisadas, calcula a soma da velocidade de cada maquina
até o instante do makespan, mas algumas maquinas nao executam tarefas até esse instante.
De qualquer forma o TPCC é uma boa métrica, como visto na secao 2.1, para fazer analises
tedricas do desempenho de algoritmos.

Mas do ponto de vista pratico é mais interessante analisar o Real Total Processor
Cycle Consumption (RTPCC), e que nos definimos como a soma das instrugoes das tarefas
(Ty,...,T,) executadas nas maquinas, ou seja, so é calculado o que realmente foi utilizado
pela execucao das tarefas. Para algoritmos que nao usam replicacao de tarefas o RTPCC
¢ igual a soma do tamanho de todas as tarefas, ja que os algoritmos nao irao gastar mais
processamento do que o necessario. Mas algoritmos que fazem replicacao gastam mais
processamento do que ¢ realmente necessario, e no caso de algoritmos com replicagao sem
limites o RTPCC é igual ao TPCC, ji que sempre que uma maquina estd livre, alguma
tarefa é alocada/replicada para esta.

Outra métrica que iremos usar é o RTPCC perdido. Essa métrica é usada nos algorit-
mos com replicacao para saber o quanto de processamento foi gasto em tarefas que foram
abortadas em relagao a quantidade total necessaria para executar todas as tarefas. Esse
¢ um ponto importante para analisarmos a relagao custo-beneficio dos algoritmos.

Mas para permitir a anélise do custo beneficio, nés também vamos analisar o quanto
um algoritmo melhorou ao usar replicacao. Para isso nos executamos a versao com e sem
replicacao de um algoritmo numa mesma instancia e comparamos o makespan dos dois
resultados, obtendo em porcentagem quanto um algoritmo é melhor do que o outro.

No trabalho [8] é aplicado replicagdo no algoritmo WorkQueue sendo a versao com
replicacao denotada por WQRxx. O sufixo xx representa a quantidade de réplicas que
cada tarefa pode ter, onde o xx significa que nao existe um limite para réplicas. Mas para
0s casos 2x, 3x e 4x significa que cada tarefa pode ter 2, 3 e 4 réplicas respectivamente. A
definicao do algoritmo WQRxx ¢ igual ao algoritmo RR, onde a tnica diferenca é que o
algoritmo RR especifica a estrutura de dados que seré usada para controlar a replicacao
das tarefas. Nos também implementamos os algoritmos limitando a quantidade de réplicas
para estudarmos a sua influéncia no makespan. Nas figuras 5.1, 5.2, 5.3, 5.4, 5.5 e 5.6
todos os algoritmos com replicagdo tem o sufixo -Rxx indicando quantas réplicas sao
permitidas. Nessas figuras n6s comparamos todos os algoritmos com e sem replicagao.
Para cada variabilidade de maquina e tarefa noés calculamos a média do makespan e
RTPCC de todos os testes envolvendo esta configuracao.
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Em trabalhos anteriores [8, 15] os algoritmos de escalonamento WorkQueue [8], Suf-
ferage |3],Maz-min [28], Min-min |27] e DFPTLF [3| foram comparados com o RR (ou
WQRxx). De forma geral o makespan gerado pelos escalonadores que tem informagoes
sobre a velocidade do processador sao ligeiramente melhores dos que nao tem, mas o tra-
balho também mostrou que a replicacao no algoritmo RR gera bons resultados sem usar
muito recurso adicional.

Nesta dissertagao n6s implementamos o mesmo conjunto de algoritmos, com excecao
do Maz-min. O Max-min, como ja dito na se¢ao 3.3, € um algoritmo estatico e fizemos uma
adaptacao para ambientes dinamicos, mas nessa adaptacao o comportamento do Maz-min
ficou igual ao do algoritmo DFPTLF. O Min-min implementamos a versao dinamica.
Para todos os algoritmos foi implementada a versao com replicacao usando a interface
(A) definida na se¢do 4.3. As versoes com replicagdo dos algoritmos sao identificadas pela
adi¢ao do sufixo -R nos seus nomes.

Nas figuras 5.4, 5.5 e 5.6 podemos ver que sempre que aumentamos a quantidade de
replicacao, o RTPCC aumenta. Esse é um comportamento natural, ji que quanto mais
réplicas existem menos processadores ficam ociosos. Mas a partir desses graficos podemos
ver que quando nao limitamos a quantidade de réplicas o consumo de processamento
aumenta muito em comparagao a versao com limitacao de réplicas. E como podemos ver
nas figuras 5.1, 5.2 e 5.3 na maioria dos casos o ganho no makespan é muito pequeno
em comparacio a quantidade de processamento que é consumida. E interessante verificar
essa relacao para decidir se realmente vale a pena aumentar o niimero de réplicas, mas
isso vai depender dos requisitos do sistema em questao.

Analisando o makespan da figuras 5.1, 5.2 e 5.3 vimos que aplicar a replicacdo trouxe
uma melhoria significativa comparado com a versao sem replicacao. Mas também en-
contramos resultados diferentes do esperado, pois achdvamos que quanto mais replicacao
uma tarefa pudesse ter, melhor seria o seu makespan. Nos resultados percebemos que
o algoritmo Min-min tem o seu melhor makespan na versao Min-min-R2x. Algo pare-
cido acontece com o algoritmo Sufferage, mas que s6 acontece quando a variabilidade
das maquinas ¢ U[1,1] e U[1,4]. Quando a variabilidade é U[1, 8] o makespan continua
caindo. Isso deve acontecer porque quando a variabilidade aumenta, o ambiente passa a
ter computadores muito superiores que fazem toda a diferenca no processo de replicacao,
mas isso nao acontece com o Min-min porque mesmo tendo processadores muito poten-
tes, o algoritmo tende a colocar as menores tarefas nesses processadores colocando as
tarefas pesadas em processadores mais lentos. Curiosamente o algoritmo DFPLTF piora
para uma variabilidade de maquina U[1,4] e de tarefas Zipf[30,5] quando nao limita-
mos a quantidade de réplicas (DFPLTF-Rxx), mas ele piora muito pouco em relacdo ao
DFPLTF-R3x.

A figura 5.7 mostra o desperdicio de ciclos de processamento dos algoritmos em fungao
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da replicacao. Cada cor representa um algoritmo. Existe um ponto para cada combinacao
das variaveis quantidade de méaquinas, variabilidade das méquinas, quantidade de tarefas,
variabilidade das tarefas e quantidade de replicacao, totalizando 1350 pontos para cada
algoritmo. Para facilitar a leitura do grafico foi aplicada uma funcao de repulsao entre os
pontos, senao todos os pontos estariam numa linha. Logo os algoritmos sem replicacao
tem desperdicio zero, entao todos os pontos estariam na coordenada (0,0). Ja o grafico 5.8
mostra o ganho do makespan em porcentagem dos algoritmos que aplicaram replica¢ao
comparada com a versao sem replicacao. Nesse grafico nao existe os algoritmos sem
replicagao, totalizando 1080 pontos. Em ambos os graficos o valor —1 no eixo Y significa
que nao existe limite de replicacoes.

Podemos ver nesses graficos que o algoritmo DFPLTF desperdigou pouco processa-
mento. Os Sufferage também tem um conjunto de pontos bem concentrados e com um
desperdicio razoavelmente baixo, em comparacao aos outros. Também podemos ver que
o Min-min e o RR (WQ) sao os recordistas de desperdicio, mas eles também foram os
recordistas em ganho.

Nas tabelas 5.1 e 5.2 limitamos a andlise para os algoritmos que nao restringem a
quantidade de réplicas.

Na tabela 5.1 apresentamos o resultado dos experimentos dos algoritmos com replica-
¢ao, executados para cada tipo de quantidade de maquinas, variabilidade de maquinas e
variabilidade de tarefas. Para uma dada quantidade de maquinas, variabilidade da mé-
quina e tarefa, o resultado é a média de todos os testes para todas as quantidades de
tarefas. Nesta tabela podemos ver o makespan (Cpa.), TPCC e fator de aproximagao
(App). O fator App dessa tabela, é um fator de aproximagao pratico, que é o quociente
entre o TPCC e a soma do tamanho de todas as tarefas. E importante notar que em
todos os casos o fator de aproximacao pratico ¢ muito inferior ao fator de aproximacao
tedrico.

Na tabela 5.2 mostramos o algoritmo com o melhor makespan para cada tipo de
ambiente de execucao. Neste tabela, cada resultado é a média de todos os resultados
para cada ambiente. Nela temos as métricas makespan do algoritmo com replicacao
(Cinaz), makespan do algoritmo sem replicacdo (Cyq. s/replic.), quanto o algoritmo com
replica¢ao é melhor do que o sem replicagdo (Melhoria em %) e quanto de processamento
foi desperdigado por causa da replicacao das tarefas (Desp. em %).

Podemos ver na tabela 5.2 que o uso da replicacao trouxe um ganho do makespan
em comparacao a versao sem replicacdo. A média de ganho que cada algoritmo teve em
ordem decrescente é 27.64% para o algoritmo RR, 24.42% para o Min-min-R, 22.39% pro
Sufferage-R e 19.83% para o DFPLTF-R.

Também podemos analisar qual é a influéncia da variacdo das tarefas (TV) e das
maquinas (MV) no ganho do makespan. Considerando a média de todos os algoritmos
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temos que o ganho médio para cada ambiente foi: 43.05% para MV = U[1, 8]; 25.06% para
MV = UJ1,4]; e 2.60% para MV = U[1,1]. Quando temos instancias onde o nimero de
pequenas tarefas é grande e poucas tarefas sao grandes o ganho normalmente foi melhor.
Por exemplo o ganho para as diferentes variabilidade de tarefas foram: 27.24% para
80%U |1, 15]; 26.53% para Zipf[5, 30]; 23.61% para 20%U |1, 15]; 21.02% para Zipf[30, 5]; e
19.46% para U[1, 30].

Para todos os algoritmos e em todos os casos de VT e QQM, a replicagao aplicada
num ambiente homogéneo (VM = U1, 1]) mostrou que existe um desperdicio que varia
de 12.57% a 47.17% para um ganho que varia de 0.13% a 8.69%. Ou seja, nao existe
grande vantagem em usar replicacao num ambiente homogéneo, pois gasta-se muito para
um ganho muito pequeno.

A partir do resultado de nossas simulacoes, noés pudemos perceber que os melhores
algoritmos foram o DFPLTF-R e o RR. Outros algoritmos que obtiveram bons resultados
com a replicacao foram o Sufferage-R, mas nao tao bons quanto o DFPLTF-R e o RR.
Por outro lado o Min-min obteve uma grande melhoria no makespan mas sempre obteve
os piores resultados. Em ambientes onde o poder de processamento das méaquinas sao
facilmente previsiveis o DFPLTF-R é a melhor escolha, mas em ambientes onde a predi¢ao
¢ muito custosa o RR mostrou ser a melhor alternativa.



Tabela 5.1: Makespan(MSpan), TPCC e fator de aproximacao(App) dos algoritmos replicados

Qtd. Var. Var. DFPLTF-R Min-min-R Sufferage-R RR
Magq. Magq. Tarefas Cmaz TPCC App Crmaz TPCC App Crmaz TPCC App Crmaz TPCC App
16 UJ[1,1 20%U|[1,15 24.46 977.09 1.25 28.47 1137.77 1.44 27.54 1101.12 1.38 28.26 1129.37 1.42
16 UJ[1,1 80%U|[1,15 16.77 669.25 1.26 20.53 820.06 1.53 18.51 738.40 1.38 20.21 806.10 1.49
16 UJ[1,1 U[1,30] 37.74 1508.44 1.16 40.89 1634.37 1.25 41.08 1641.61 1.26 40.47 1617.88 1.24
16 UJ[1,1 Zipf[30,5 31.64 1265.83 1.22 35.13 1404.04 1.34 34.24 1369.05 1.31 34.69 1386.04 1.33
16 Ul1,1 Zipf]5,30 18.44 736.56 1.32 23.14 924.25 1.63 20.69 826.87 1.46 21.86 872.83 1.56
16 Ul1,4 20%U[1,15 11.27 1081.22 1.37 12.85 1232.70 1.58 11.98 1149.54 1.45 12.04 1154.14 1.46
16 U[1,4 80%U[1,15 7.49 718.89 1.32 9.17 877.43 1.63 7.81 748.80 1.38 8.29 796.06 1.46
16 U[1,4 U[1,30] 17.23 1655.30 1.33 18.66 1791.34 1.43 18.24 1750.58 1.40 17.66 1696.56 1.33
16 Ul1,4 Zipf[30,5 14.29 1368.99 1.34 15.80 1518.01 1.50 14.95 1433.99 1.41 14.83 1421.71 1.37
16 Ul1,4 Zipf]5,30 8.14 780.53 1.34 10.00 958.54 1.68 8.63 827.65 1.42 9.27 888.24 1.53
16 UJ[1,8 20%U|[1,15 5.86 1104.94 1.37 6.51 1229.75 1.57 6.04 1143.69 1.42 6.07 1148.67 1.43
16 UJ[1,8 80%U|[1,15 3.91 733.48 1.32 4.55 857.96 1.59 4.02 756.32 1.38 4.25 801.49 1.45
16 UJ[1,8 U[1,30] 8.89 1684.30 1.34 9.30 1762.43 1.41 9.26 1751.70 1.39 9.00 1703.23 1.34
16 UJ[1,8 Zipf[30,5 7.34 1391.46 1.35 7.94 1506.23 1.48 7.55 1431.38 1.40 7.52 1424.42 1.38
16 U[1,8 Zipf]5,30 4.22 792.57 1.32 4.95 936.95 1.62 4.35 820.23 1.39 4.60 867.83 1.50
Meédia para 16 maquinas 14.51 1097.92 1.31 16.53 1239.45 1.51 15.66 1166.06 1.39 15.93 1180.97 1.42
64 U[1,1 20%U[1,15 25.32 4049.88 1.33 31.15 4986.83 1.65 29.09 4654.41 1.52 29.81 4770.92 1.55
64 U[1,1 80%U[1,15 18.79 3002.77 1.47 24.84 3972.23 1.92 20.56 3286.69 1.60 23.10 3691.61 1.75
64 U[1,1 U[1,30] 38.97 6234.79 1.25 42.79 6848.63 1.37 42.99 6877.68 1.37 41.93 6709.86 1.33
64 U[1,1 Zipf]30,5 32.92 5269.20 1.29 37.55 6009.12 1.47 35.98 5756.79 1.41 35.95 5754.33 1.40
64 UJ[1,1 Zipf]5,30 19.48 3112.73 1.44 25.61 4096.54 1.89 21.87 3494.68 1.60 24.25 3878.44 1.76
64 Ul1,4 20%U|[1,15 11.26 4556.39 1.49 13.64 5522.28 1.88 12.20 4937.93 1.65 12.07 4885.43 1.59
64 Ul1,4 80%U[1,15 7.70 3115.74 1.44 10.43 4220.02 2.04 8.66 3508.44 1.68 8.94 3623.63 1.70
64 Ul1,4 U[1,30] 17.28 6996.95 1.47 19.09 7729.32 1.66 18.42 7462.43 1.57 17.51 7093.01 1.45
64 Ul1,4 Zipf]30,5 14.42 5839.07 1.47 16.62 6732.51 1.73 15.26 6179.10 1.57 14.91 6038.51 1.49
64 Ul1,4 Zipf]5,30 8.19 3316.22 1.46 10.92 4420.99 2.04 9.12 3693.60 1.67 9.51 3852.42 1.71
64 U[1,8 20%U[1,15 6.94 4866.81 1.56 7.86 5513.61 1.89 7.07 4964.63 1.63 6.92 4859.41 1.57
64 U[1,8 80%U[1,15 4.64 3263.45 1.44 5.95 4183.24 2.04 4.86 3423.29 1.59 5.06 3561.57 1.66
64 U[1,8 U[1,30] 10.27 7199.92 1.53 11.01 7715.96 1.67 10.66 7471.32 1.57 10.04 7046.69 1.43
64 U[1,8 Zipf]30,5 8.69 6085.99 1.54 9.54 6690.89 1.75 8.82 6185.57 1.56 8.56 6003.72 1.47
64 UJ[1,8 Zipf]5,30 4.97 3496.02 1.48 6.20 4357.93 2.02 5.22 3669.40 1.62 5.31 3739.69 1.65
Meédia para 64 maquinas 15.32 4693.73 1.44 18.21 5533.34 1.80 16.72 5037.73 1.58 16.93 5033.95 1.57
256 UJ[1,1 20%U][1,15 26.10 16679.08 1.40 33.17 21202.61 1.77 31.06 19851.30 1.66 31.20 19943.13 1.63
256 UJ[1,1 80%U|1, 15 19.37 12382.10 1.55 26.62 17010.00 2.12 23.10 14761.46 1.84 24.63 15741.85 1.91
256 UJ[1,1 U[1, 30] 40.34 25793.54 1.31 45.03 28791.49 1.46 44.82 28658.09 1.44 43.31 27692.47 1.40
256 U[1,1 Zipf[30,5 33.97 21718.29 1.35 39.70 25379.26 1.58 37.75 24133.37 1.50 37.75 24134.12 1.49
256 Ul1,1 Zipf[5,30 20.31 12979.60 1.54 28.11 17961.53 2.10 24.10 15404.26 1.81 25.74 16449.58 1.88
256 Ul1,4 20%U[1,15 11.94 19243.36 1.60 15.40 24796.28 2.18 13.21 21291.40 1.86 12.61 20315.83 1.67
256 U[1,4 80%U(1,15 8.16 13186.52 1.53 11.84 19089.92 2.39 9.53 15386.87 1.93 9.51 15342.45 1.83
256 U[1,4 U[1, 30] 18.53 20823.81 1.60 20.95 33723.16 1.85 19.81 31889.30 1.73 18.10 29139.55 1.49
256 U[1,4 Zipf[30,5 15.25 24565.47 1.57 18.38 29599.69 1.96 16.34 26323.23 1.73 15.46 24903.03 1.55
256 Ul1,4 Zipfl5,30 8.62 13908.11 1.55 12.37 19935.20 2.36 10.04 16192.80 1.91 10.12 16328.59 1.84
256 UJ[1,8 20%U[1,15 7.43 21351.41 1.74 8.63 24818.47 2.22 7.54 21660.69 1.87 6.97 20042.41 1.63
256 UJ[1,8 80%U[1,15 4.98 14323.95 1.58 6.62 19017.67 2.39 5.33 15316.01 1.89 5.21 14982.57 1.77
256 UJ[1,8 U[1, 30] 10.86 31268.28 1.70 11.79 33963.64 1.90 11.21 32268.16 1.76 10.11 29117.31 1.48
256 UJ[1,8 Zipf[30,5 9.20 26460.63 1.72 10.32 29693.08 2.02 9.31 26789.32 1.76 8.62 24803.63 1.53
256 U[1,8 Zipf[5,30 5.30 15234.92 1.62 6.97 20023.79 2.39 5.67 16293.72 1.90 5.50 15817.87 1.75
Meédia para 256 maquinas 16.02 19927.94 1.56 19.73 24333.72 2.05 17.92 21748.00 1.77 17.66 20983.63 1.66
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Tabela 5.2: O melhor algoritmo para cada ambiente de execugao

Ambiente Melhor C Cmaz Melhoria | Desp.
MV, TV Algoritmo ma® 1 g/replic. em % em %

U[L, 1], 20%U[L, 15] | DFPLTF-R | 25.29 26.12 3.15 | 18.97
1,1],80%U|[1, 15 DFPLTF-R 18.31 19.38 5.53 22.90
UJ[1,1],U][1,30] DFPLTF-R 39.01 39.40 0.98 16.88
UIl,1], Zipf[30,5 DFPLTF-R 32.85 33.38 1.60 18.87
U[1,1], Zipf[5, 30 DFPLTF-R 19.41 20.39 4.79 22.56
Ul1,4],20%U[1,15 DFPLTF-R 11.49 14.02 18.05 28.63
UJ[1,4],80%U]1, 15 DFPLTF-R 7.79 9.85 21.00 27.11
U[l7 4]7 U[l7 30] DFPLTF-R 17.68 21.00 15.82 27.03
U[L,4], Zipf[30,5] | DFPLTF-R | 14.65 17.45 16.02 | 27.32
Ull,4], Zipf[5, 30 DFPLTF-R 8.31 10.51 20.88 27.43
U[L, 8],20%U[L, 15] | RR 6.66 13.32 50.04 | 32.18
U[L8],80%U][L, 15] | DFPLTF-R | 4.51 811 14.38 | 29.38
UTL, 8], U[L, 30] RR 9.72 16.84 4231 | 2691
UlL,8], Zipf[30,5 RR 8.23 15.03 45.22 28.79
U1, 8], Zipf[5, 30 DFPLTF-R 4.83 8.37 42.27 30.17




Capitulo 6

Conclusao

A partir dos estudos feitos em relacao ao problema de escalonamento de tarefas em gra-
des computacionais, notamos que existem muitos trabalhos publicados, mas poucos ana-
lisando teoricamente o problema. Além disso, os trabalhos teéricos fazem uso de um
modelo simplificado do problema real, ignorando varidveis importantes como o tamanho
dos dados necessarios para executar as tarefas, tempo necessario para a tarefa trafegar
na rede, topologia da rede, falhas nas maquinas e restricoes de hardware. Estas variaveis
abrem espaco para muita pesquisa tedrica na area.

Dos algoritmos estudados, RR pareceu ser interessante de ser implementado em ambi-
entes reais, pois é um algoritmo simples e nao faz uso de recursos caros como a predi¢ao.
Além disso, nossos experimentos mostram que ele obtém bons resultados no objetivo de
reduzir o makespan.

Nos fizemos uma nova anélise do algoritmo RR para os problemas R; s;|1; = L|TPCC
e R; s;|1;|TPCC mostrando uma aproximagao e um conjunto de exemplos provando que
a aproximacao ¢ justa. Sendo que este é o primeiro trabalho que mostra uma aproximacao
para o problema R;s;|T;|TPCC.

Suspeitamos que o algoritmo LR também ird obter um bom resultado, pois ele faz
uso do algoritmo RR internamente para resolver os subproblemas. Mas para ambientes
reais n6s sugerimos uma pequena alteracao no algoritmo, mudando o nivel de uma tarefa
sempre que todas as suas predecessoras tiverem finalizadas.

J& o algoritmo Grid Concurrent-Submission, como os proprios autores falaram, nao é
um algoritmo aplicavel em ambientes reais, pois eles criam um algoritmo pouco eficiente
com o objetivo de facilitar a analise da aproximagcao do algoritmo.

Usando a ideia de replicacdo apresentada no algoritmo RR e no algoritmo WQRxx,
definimos uma interface que adiciona a caracteristica de replicacao de tarefas a qualquer
algoritmo de escalonamento. Essa interface também permite que a quantidade de réplicas
de cada tarefa possar ser controlada. Usando essa interface fizemos simulacdes onde
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pudemos perceber ganhos significativos na reducao do makespan, mas esses ganhos geram
desperdicios de processamento. Entao é interessante fazer uma andlise de custo beneficio
entre a quantidade de réplicas e o ganho no makespan.

A simulagao também mostrou que os algoritmos DFPLTF-R e o RR obtiveram os
melhores resultados. Entao se o ambiente prover a um baixo custo os mecanismos de
predicao é recomendavel usar o algoritmo DFPLTF-R, caso contrario use o algoritmo RR.

6.1 Trabalhos futuros

Vamos apresentar alguns pontos que consideramos promissores:

e Estudar o problema de escalonamento de tarefas em grades computacionais levando
em consideracao varidveis como o atraso da rede, tamanho das tarefas e outras.

e Pesquisar por algoritmos probabilisticos para os problema de escalonamento.

e Adicionar um pouco mais de inteligéncia ao RR e fazer mais testes. Por exemplo, o
RR priorizar o escalonamento em processadores que historicamente executaram as
tarefas mais rapidamente.
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