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SZEREGOWANIE TRANSMISJI PLIKOW W OKNACH CZASOWYCH
FILE TRANSFER SCHEDULING WITHIN TIME WINDOWS

HARMONOGRAMMBILDUNG FUR DATEIENUBERTRAGUNG IN ZEITFENSTERN

Streszczenie: Niniejsza praca poswigcona jest problemowi sterowania
przeptywem plikéw danych w sieciach komputerowych =z punktu widzenia
sprawnosci procesu transmisji. Pokazano, ze problem szeregowania plikow
w oknach czasowych jest NP-trudny nawet wéwczas, gdy sie¢ ma strukture
gwiazdzista. Nastepnie wprowadzono dolne i gérne oszacowanie d4tugosci
optymalnego uszeregowania w przypadku ogélnym. W ostatniej czes$ci podano
wielomianowe algorytmy konstruowania optymalnego harmonogramu dla
przypadkéw szczegélnych sieci petlowych i gwiazdzistych.

Summary: This paper is devoted to the problem of scheduling file
transfers in computer networks from the complexity point of view. It is
shown that the problem of scheduling files within time windows is
NP-hard even if the network has a star topology. Next, lower and upper
bounds on the optimal makespan are derived. Finally, polynomial-time
algorithms for constructing optimal schedules in some special cases of
star and loop networks are given.

Zusammenfassung: Im vorliegenden Beitrag ist die Leistung von der
Flussteuerung der Dateien in Rechnernetzen erwogen. Gezeigt ist, daB die
Harmonograrambildung fur Dateientbertragung in Zeitfenstern, auch in
Netzen mit Sternstruktur, NP-schwach ist. Danach ist die untere und
obere Bewertung der Lange des optimalen Harmonogramms in allgemeinen
Fall abgeleitet. Einige Polynomial-Algorithraen, zum Bau optimaler
Harmonogramme fir bestimmte Schleife- und Sternnetze, sind am Ende
vorgeschlagen.

1 Wstep

Jednym z podstawowych probleméw wystepujacych w trakcie dziatania sieci komputerowycn
jest zagadnienie  przesytania duzych plikbw danych pomiedzy serwerami i terminalami.
Niniejsza praca poswiecona jest problemowi sterowania przeptywem takich plikéw z punktu
widzenia sprawno$ci procesu transmisji. Przyjmujemy tutaj, ze program wykonania wszystkich
transmisji miedzy weztami sieci dany jest z g6ry. Zakladamy réwniez, ze przestania moga
odbywa¢ sie jedynie w takich przedziatach czasu,w ktérych oba komputery: nadajacy i
odbierajacy sg wolne, tzn. nie sg zaangazowane W inne transmisje badZz inne prace
obliczeniowe. Celem naszym jest znalezienie najkrotszego harmonogramu wykonania transmisji
bez przerwan.

Modelem matematycznym takiego szeregowania zadan jest graf obcigzony G = (F,£) o
zbiorze wierzchotkéw V odpowiadajacych komputerom sieci i zbiorze krawedzi E oznaczajacych
przewidywane transmisje plikowe.Waga krawedzi iu,v) jest rozmiar pliku, ktéry ma by¢
przestany miedzy weztem u i v. Oczywiscie rozmiar pliku moze by¢ réwniez traktowany jako
czas trwania odpowiedniej transmisji. Ponadto, z kazdym wierzchotkiem v zwigzana jest
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,kofnczona liczha  (by¢ moze 0) przedziatdbw zajetosSci, czyli niedostepnosci odpowiedniego
komputera do transmisji.

W niniejszej pracy pokazemy, ze problem szeregowania transmisji plikéw jest NP-trudny
nawet wowczas, gdy sie¢ ma strukture gwiazdzista. Nastepnie wprowadzimy dolne i goérne
oszacowanie dlugosci optymalnego uszeregowania w przypadku ogdélnym. W ostatniej czesci
podamy  wielomianowe algorytmy budowania optymalnego  harmonogramu dla przypadkow

szczegblnych sieci petlowych i gwiazdzistych.

2. Dowdd NP-zupetnosci

Aby przedstawi¢ bardziej formalnie cel naszych rozwazan, wprowadzimy nastepujacy
model matematyczny. Niech bedzie dany zbiér m plikéw P = "PyP2 P rr ~t°re majg byc
przestane pomiedzy n maszynami M = ... nW. Kazdy plik przesytany jest pomiedzy
dwiema maszynamim®,m® € M przez okres réwny t.= i(pf) jednostek czasu. Zaktadamy, ze
momenty  rozpoczynania i konczenia  wszystkich zadan w systemie sg  wielokrotnosciami
podstawowej jednostki czasu. Ponadto, z kazdag maszyna m£ zwigzana jest skonczona liczba
przedziatdw' zajeto$ci, czyli niedostepnosci danego komputera do transmisji. Oznacza to, iz
kazda maszyna ma tyle samo lub o 1 wiecej przedziatéw, w ktérych moze przyjmowacé lub
wysyta¢  pliki. Tak wiec z i-ta maszyna zwigzana jest sekwencja momentéw' czasu
0.= (r~.d~rndn,...),  gdzie jest poczatkiem, a koncem J-tego przedziatlu dostepnosci
do transmisji. Sekwencje O£ nazywa¢ bedziemy oknem aw&ouuyn zwigzanym z maszyng inf

Rozwazany problem mozemy przedstawi¢ w postaci grafu nieskierowanego C = {V,E) z

obcigzonymi wierzchotkami i krawedziami. Zbiér wierzchotkéw' V odpowiada zbiorowi maszyn M,
za§ zbiér krawedzi E odpowiada zbiorowi plikéw P. Kazda krawedz e (vj ’Vk} ma wage
tr t{pj). Ponadto, kazdy wierzchotek ma okno 0. gotowosci do transmisji. Taki graf C

nazywa¢ bedziemy cytatem onenegousania.

tatwo zauwazy¢, ze rozwigzaniem naszego problemu szeregowania transmisji plikéw w
oknach czasowych jest pokolorowanie przedziatowe krawedzi grafu szeregowania w obecnosci
koloréw  zabronionych. Jest tak dlatego, iz kazdy kolor przydzielony dowolnej krawedzi
mozna potraktowaé jako jednostke czasu, wktorej wykonuje sie odpowiednia transmisja.
wiec nasz problem szeregowania uogdlnia problem kolorowania krawedzi, bowiem ten drugi
sprowadza sie¢ pc prostu do znalezienia rozwigzania w przypadku, gdy wszystkie pliki maja
dhugos¢ 1 i nie mazadnych okien czasowych. 2 drugiej strony wiadomo, ze problem
kolorowania krawedzi nalezy do klasy probleméw NP-trudnych. Scislej, problem okreélenia
indeksu chromatycznego (a wiec i Kklasy grafu prostego) jest NP-zupetny (4). W praktyce
oznacza to, ze oba problemy nie moga by¢ rozwigzane w czasie wielomianowym.

Obecnie pokazemy, ze problem szeregowania transmisji plikowych jest NP-trudny nawet
wowczas, gdy sie¢ komputerowa ma strukture gwiazdzistg. W tym celu przez SZEREGOWANIE
TRANSMISJI PLIKOW w OKNACH CZASOWYCH (STPOC) oznaczymy wersje decyzyjng rozwazanego
problemu.

Twierdzenie I. STPOC jest NP-zupetny nawet woéwczas, gdy graf szeregowania jest gwiazdg i

brak ograniczen czasowych we wszystkich wierzchotkach z wyjatkiem centralnego.

T
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Dowdd. Przynalezno$¢ STPOC do klasy NP jest oczywista, dlatego skoncentrujemy sie na
redukcji. Jako znany problem NP-zupetny wybieramy PODZIAL zbioru, ktéry zdefiniowany jest
nastepujagco:  "Dany Jest zbi6r liczb naturalnych A « 7aj'a2....an* talci’ ie E ai “ Zt)
gdzie |1 € <& n) = 0- Czy istnieje podzbior P c Q dla ktérego Li€p al s a( « ~
Fakt, ze PODZIAL zbioru jest problemem NP-zupetnym zostat udowodniony w 15).

Rys. 1 Graf szeregowania Kj *
Fig. 1 Scheduling graph n

Majac dany zbiér A budujemy graf Kjn i obciagzamy jego krawedzie wagami
Nastepnie  przyjmujemy O” (0,®) dla kazdego 1 =12 n oraz  "n+j=(0,bph+l,°0) dla
wie,*zchotka centralnego vnd.|+ Przyktad takiej gwiazdy pokazanyjest na rys. 1

tatwo zauwazy¢, ze odpowiedni podzbiér P dla liczb A istnieje wtedy i tylko wtedy,
gdy istnieje uszeregowanie transmisji plikbw o dtugosci nie przekraczajacej 2b+l. Problem
PODZIAt-u zbioru moze by¢é zatem rozwigzany dzieki rozwiazaniu odpowiedniego przypadku
problemu szeregowania transmisji plikbw w sieci gwiaZzdzistej. Dlatego problem STPOC jest

NP-zupetny. [}

3. Oszacowania dtugosci uszerepowan optymalnych

W poprzednim punkcie pokazaliSmy, ze problem szeregowania transmisji  plikéw jest
NP-trudny w przypadku ogélnym i wielu przypadkach szczegélnych. W praktyce oznacza to, ze
nie istnieja algorytmy budowania harmonograméw optymalnych, ktére dziataja w czasie
wielomianowym. Jednakze, w czasie ograniczonym wielomianem mozna obliczy¢ dolne i gdrne
oszacowanie dtugosci odpowiednich harmonograméw optymalnych.

Dilugo$¢ optymalnego uszeregowania zwigzanego z grafem G oznaczymy przez OPT(G).
Ponadto przez r(i) oznaczymy poczatek pierwszego przedziatlu wolnego do transmisji  pliku
Pj. przez RU) za$ oznaczymy poczatek ostatniego przedziatu dostepnosci. Niech E(v) bedzie
zbiorem wszystkich krawedzi incydentnych z v € V. Woéwczas przez ztooich uM/iony u%ien/ixJi6Uui

v rozumie¢ bedziemy;
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()
gdzie tle) jest wagg odpowiedniej krawedzi. Nastepnie przez
£f(v) * D{v) min(r(e): eef(v)l
oznaczymy tzw. ucuipetnloruj &opien uwiony usLenwzh&Lka v. Natomiast symbolem
5(0 = max (D+(v): ve7t 13)
oznaczymy wxxifxelniar\a &Lapiei uwiony enala G
Obecnie mozemy juz sformutowacd
Twierdzenie 2. Dla kazdego grafu szeregowania G mamy:
5(C) * OPT(G). @
Dowdéd. W kazdym pokolorowaniu chromatycznymgrafu G krawedzie incydentne z dowolnym

wierzchotkiem v musza otrzymaé¢ roztagczne przedziaty koloréw, przy czym najnizszy kolor
przydzielony krawedzi musi by¢ wiekszy od min(t(e)>, gdzie minimum jest rozciggniete na
wszystkie  krawedzie e € E(v). Wybierajac  "najciezszy" taki  stopien  otrzymujemy Zzadane
oszacowanie dolne. o

Rzecz jasna, oszacowanie (4) moze by¢ bardzo nieprecyzyjne. W szczeg6lnosci moze
zdarzy¢ sie, ze w grafie G istnieje krawedz e = <uv> taka, ze tlebrle)
> max<D*(u),D*(v)t a nawet, ze i(e)+tr(e) » S(G). Prowadzi to nas do kolejnego dolnego

oszacowania postaci:
max(i(e)+r(e): e€£> s OPTIG). 5)
Oba oszacowania (4) i (5) mozna otrzymaé w casie 0(m+n).
Obecnie, w celu wyprowadzenia efektywnego oszacowania warto$ci OPT(G) z gory,
zdefiniujemy pojecie iigtU¢dctiuia usaaariega foiawedal, e € E jako;

Nie) = D(u)+D(v)-t(e), (6)

gdzie e = luyv). Zatem Nie) jest waga wszystkich krawedzi sasiadujacych z e plus waga
samej krawedzi e. Przez unu&clnione ¢azledtUitM wadane knawedai e rozumiemy wartos$¢:

N\e) = Nle)+Rle). 1)

Natomiast nastepujacy niezmiennik grafu G;

<(G) = maxIN*le): eeE) ®8)
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okre$limy jako wiupelniane agaiedaUua utozo/te gnafu G
Twierdzenie 3. Dla kazdego grafu szeregowania G mamy
OPT(G) s cr(C). 9)

Dowdd. Niech UG) bedzie grafem krawedziowym dla G. Na mocy twierdzenia 2 w [61,
OPTIL(G)) s o-(L(C)), czyli OPT(G) 3 tr(L(C)) = max(D(v)+R(v)), gdzie maksimum jest  roz-
ciagniete na wszystkie wierzchotki v grafu UG). Zgodnie z definicja grafu krawedziowego
waga sasiedztwa dowolnego wierzchotka v w UG) jest réwna wadze sasiedztwa odpowiadajacej
mu krawedzi e = <uv> w grafie G, czyli D(u)+D(v)-t(e). Zatem e(UG)) -
max(D(u)+D(v)+R(e)-t(e): (u,vi=e), co dowodzi prawdziwo$ci oszacowania (9). (¢]

Zauwazmy, zezachodzg tutaj rébwniez nastepujacenierdwnosci: m|x (D(u)+D(v)+R(e)-t(e)t
< max <D(uHD(vOt + max tR(e)t 3 2D(G)+R(G), gdzie D(G) jest "najciezszym"  stopniem
wazonym w G, za$ fi(C) jest najpdzniejszym momentem rozpoczynajacym przedziat dostepnosci
do transmisji (maksymalnym kolorem zabronionym grafu G). Zatem

OPT(C) < 2£>(C) + R(G). (10)

Podobnie jak (4) i (5) oszacowania (8) i (9) mozna obliczy¢ w czasie O(m+n).

Na zakonczenie tego punktu zauwazmy, ze oba oszacowania (4) i (8) sa doktadne w tym
sensie, ze istnieja  grafy  szeregowania, dla  ktérych S(G) = OPT(G) = cr(G). Przyktadem
takiego grafu jest drzewo z rys. 1 w ktéorym jedyny przedziat zajetoSci w wierzchotku v
sprowadzono do poczatku skali czasu. Woéwczas rle) - R(e) - 1 dla wszystkich krawedzi e e E
i i(C) = 2b+l oraz cr(G) = 26+i. Odpowiednie uszeregowanie dla tego przypadku pokazane jest
na rys. 2.

mn+1

OFT (G)
Rys. 2. Wykres Gantta dla grafu gwiazdzistego
Fig. 2. Grantt diagram for a star graph
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4. Przypadki rozwigzywalne wielomianowo

W punkcie 2 pokazali$my, ze problem szeregowania transmisji plikéw  jest NP-trudny
nawet woOwczas, gdy graf szeregowania jest gwiazdg. Dlatego jest dosy¢ trudno poda¢
nietrywialne przypadki  szczegélne,  ktore mogg by¢é rozwigzane za pomocg algorytmu
wielomianowego. Tym niemniej, w dalszej cze$ci tego punktu opiszemy kilka takich sytuacji.
Beda one dotyczyly na og6t graféw rzadkich, w ktérych liczba krawedzi nie przewyzsza
liczby wierzchotkéw. Ponadto ograniczymy sie do przypadkéw, w ktédrych krawedzie maja
jednakowa wage réwng | jednostkom czasu.

Twierdzenie 4. Jesli kazda krawedZz gwiazdy A ma wage i 1 doktadnie jeden przedziat
dostepnosci do transmisji, to uszeregowanie optymalne mozna otrzymaé¢ w czsie 0(n*log n).

Dowdd. Najpierw obliczamy gdérne oszacowanie <r(G) diugosSci uszeregowania optymalnego. Jak
wiadomo, mozna to uczyni¢ w czasie liniowym O(n). Nastepnie sprowadzamy nasz problem do
zagadnienia szeregowania na jednej maszynie n zadah jednostkowych z  utamkowymi czasami
przybycia i liniami Kkrytycznymi. Mianowicie, kazdej krawedzi e € E grafu " odpowiada
zadanie jednostkowe z € 2z czasem przybycia r* r{e)/l i liniag krytyczng d*= d(e)/l.
Obecnie stosujemy wobec zbioru zadah Z algorytm szeregowania oparty na metodzie regionéw
zabronionych. Garey i inni 3] pokazali,ze algorytm taki moze byé wykonany w czasie
O(n*log n). W ostatnim etapie otrzymane uszeregowanie optymalne przeksztalcamy do postaci
wyjsciowej. tatwo zauwazy¢, ze kazda faza algorytmu wymaga O(n) lub O(n*log n) operacji,
co dowodzi tezy twierdzenia. [}

Nastepne twierdzenie jest prosta konsekwencja poprzedniego.

Twierdzenie 5. Jezeli G jest grafem dwudzielnym, w ktérym wszystkie krawedzie z kolorami
zabronionymi majg po jednym przedziale dopuszczalnym i sg incydentne z tym samym
wierzchotkiem, majacym maksymalny stopien w G, to uszeregowanie optymalne mozna otrzymaé w
czasie O(m*log n).

Dowod. Niech v bedzie centrum gwiazdy S z koloramizabronionymi dla jej i tylko jej
krawedzi. Przyktad takiej sytuacji przedstawiony jest na rys. 3. Optymalne rozwigzanie dla
G mozna uzyska¢ w dwoéch etapach. W pierwszym szeregujemy krawedzie gwiazdy S w sposéb
opisany w dowodzie twierdzenia 4. W drugim etapieoptymalnie  kolorujemy wszystkie
krawedzie grafu G. Poniewaz v jest wierzchotkiem maksymalnego stopnia w G, wiec kazde
skojarzenie tworzace kolor w podziale chromatycznym tego grafu ma dokfadnie jedna krawedz
pochodzaca z S. Ta krawedz okres$la przedziat czasu dopuszczalny dla wszystkich krawedzi
owego skojarzenia. W analogiczny sposéb otrzymujemy uszeregowanie pozostatych krawedzi
grafu. Na mocy twierdzenia 4 pierwszy etap algorytmu moze by¢é wykonany w czasie
O(n*log n). W drugiej fazie mozemy zastosowa¢ procedure Colego i Hopcrofta [2] o
ztozonosci  Q(m*log n). 2Datem zlozono$¢ catego algorytmu jest zdominowana przez ztozonos$é
drugiej jego fazy. [}

Obecnie rozpatrzymy przypadki szczeg6lne sieci petlowych. Zakladamy tutaj, ze kazdy
wezel najpierw- wykonuje powierzone mu obliczenia, a nastepnie zgtasza gotowo$¢ do

transmisji plikow.
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Rys. 3. Przyktad grafu do dowodu twierdzenia 5
Fig. 3. Example of a graph for the proof of Theorem 5

Twierdzenie 6. Jezeli C~ jest cyklem o parzystej liczbie wierzchotkéw, z ktérych kazdy ma
okno postaci 0"* (r"\,®), to optymalne uszeregowanie plikéw mozna uzyska¢ w czasie 0(n).

Dowéd. Oznaczmy, jak poprzednio, R(G) * max<r™: 1*12,. Latwo zauwazyg, ze
5G) * 22+R(G), czyli na mocy (4), OPT(G) + 21+RIG). Pokazemy, ze w tym przypadku dolne
oszacowanie wyznacza dtugo$¢ uszeregowania optymalnego. Rzeczywiscie, niech bedzie dana

ciggta numeracja krawedzi grafu C . Woéwczas e otrzymuje interwat*

IR(G),R{GWJ gdy 1 jest parzyste lub
(R(G)+,R(g)-+-2z1 gdy 1 jest nieparzyste.
Poprawnos$¢ rozwigzania i liniowo$¢ algorytmu sa oczywiste. 0O
Twierdzenie 7. Jezeli C~ jest cyklem majgcym jednakowe krawedzie wagi 1 i nieparzysta

liczbe  wierzchotkow, z ktérych kazdy ma  okno  postaci o* ("®), to optymalne
uszeregowanie mozna otrzyma¢ w czasie 0{n*log 1).
Dowéd. Zauwazmy, ze max{3i,2!+R(G)) * OPT(G) = 3I+R(G). Optymalne uszeregowanie otrzymamy
metodg przeszukiwania potéwkowego. Poczatkowo niech k * [50/2]J +R(G). Metodg sekwencyjna
sprawdzamy, czy istnieje  Ac-pokolorowanie przedziatowe krawedzi cyklu.  Jesli tak, to
zmniejszamy A odpowiednio, w przeciwnym przypadku zwiekszamy warto$¢ k. Etap weryfikacji
rozwigzania powtarzamy do momentu zawezenia przedziatu poszukiwali do 1

Poprawno$¢ tego podejécia wynika z zastosowania przeszukiwania wyczerpujacego. Aby
oszacowa¢ ztozono$¢ obliczeniowg metody zauwazmy, ze pokolorowanie kazdej krawedzi wymaga
statego czasu, czyli jeden etap weryfikacji mozna wykona¢ kosztem 0(n) operacji. Poniewaz
n trakcie dziatania algorytmu wykonuje sie najwyzej [jog2minUR(G)>] * P°820 takich
krokéw dla réznych A; wiec algorytm ten wymaga czasu 0(n*log I). Q

Na zakonczenie tej pracy odnotujmy dwie inne publikacje, $cisle wiazace sie z jej
tematyka. Pierwszg jest doskonaty artykut Coffmana | innych Ul 9 poswiecony szeregowaniu
transmisji  plikbw  bez ograniczen  czasowych. Druga praca 17] dotyczy przedziatlowego
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kolorowania krawedzi grafu w obecnosSci koloréw zabronionych, ktére jest naturalnym modelem
matematycznym dla zagadnien rozwazanych powyzej.
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Abstract;

One of the basic problems occurring in the operation of computer
networks is transferring large files between various terminals and Bervers.
This paper 1is devoted to the problem of scheduling such transfers from the
complexity point of view. We are interested in how collections of such file
transfers can be scheduled so as to minimize the total time for the overall
transfer process under the restriction that certain nodes cannot take part
in it within prespecified time intervals, i.e., when either of nodes:
sending and receiving 1is engaged in other important computation. In this
paper we show that the scheduling problem is NP-hard even if the network
has a star topology. Next, polynomial lower and upper bounds on the optimal
makespan are derived. Finally, polynomial-time algorithms for costructing
optimal schedules in some special cases of star and loop networks are
given.



