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il

Sommaire

e mémoire traite du calcul des plus courts chemins dans un graphe orienté. Plus

précisément, nous nous intéressons au développement d’implantations séquentielles
et paralléles d’algorithmes de calcul des plus courts chemins statiques et temporels dans un
contexte de planification des transports.

Bien que ce mémoire soit axé davantage sur I'aspect développement, nous accordons
une place importante 3 P'étude approfondie des algorithmes de calcul des plus courts chemins
par le biais d’une revue de la littérature qui se veut la plus compléte possible. Nous nous
intéressons, dans cette synthése, aux principales approches de calcul statiques incluant la
variante considérant les délais et les interdictions sur les mouvements aux intersections. De
plus, nous traitons de la dimension temporelle du probléme en présentant notamment des
approches de résolution trés récentes.

Nous réalisons des implantations séquentielles d’algorithmes de calcul des plus courts
chemins statiques et temporels. Dans le cas statique, nous développons des implantations
permettant de calculer les plus courts chemins dans un réseau comportant des délais et des
interdictions sur les mouvements aux intersections ainsi que des implantations spécialisées
dans le calcul des plus courts chemins conventionnels. Dans le cas temporel, nous développons
des implantations de trois algorithmes récemment proposés dans la littérature!. Le cadre
pratique de la planification des transports sert de base au développement de nos implan-
tations en définissant notre maniére de modéliser les réseaux et de calculer les plus courts
chemins. Les implantations séquentielles effectuées sont analysées afin de vérifier certains
résultats déja connus et d’en étudier de fagon plus approfondie les comportements. Les
réseaux de transport urbains des villes canadiennes de Winnipeg, Ottawa et Montréal sont

utilisés afin d’évaluer les performances des différentes implantations.

1] s'agit des algorithmes proposés par Ziliaskopoulos et Mahmassani [57], Chabini [12] et Pallottino et
Scutella [46).



iii

Dans le méme ordre d’idées que I’étude d’impact du calcul paralléle effectuée par
Florian, Chabini et Le Saux [25]?, nous réalisons des implantations paralléles des trois
algorithmes de calcul des plus courts chemins temporels traités dans le cas séquentiel. Plus
spécifiquement, nous nous intéressons, d’une part, & I'utilisation de I'environnement PVM
(Parallel Vitual Machine) dans le but d’étudier les performances du calcul distribué sur un
réseau de 16 stations de travail SUN SPARC Ultra 1/140 et, d’autre part, & 'usage de la
programmation multithreads dans le but d’évaluer les performances du calcul sur une
machine 3 8 processeurs 4 mémoire partagée (SUN SPARC Server 1000). Les implantations
paralléles développées suivent le schéma maitre-esclave.

L’impact du calcul paralltle sur le calcul des plus courts chemins temporels est
mesuré en présentant les résultats obtenus pour les réseaux de transport urbains des trois
villes canadiennes citées précédemment. Nous remarquons que les deux environnements de
parallélisation sont trés efficaces dans un contexte de calcul brut. Toutefois, 1'utilisation de
l’environnement PVM pour le calcul sur une architecture 4 mémoire distribuée (réseau de
16 stations de travail SUN SPARC Ultra 1/140) devient en fait trés inefficace lorsque tous
les esclaves communiquent leurs résultats au maiire en raison de la taille imposante des
messages transmis. Par contre, 'utilisation de la programmation multithreads pour le calcul
sur une architecture & mémoire partagée (SUN SPARC Server 1000) n’implique aucune
communication de données ou de résultats étant donné 1'utilisation d’une mémoire globale.
Cet environnement de parallélisation est, par conséquent, plus efficace.

Finalement, nous vérifions I'impact de l'utilisation du langage orienté objet C++
dans le développement d’outils de calcul des plus courts chemins statiques et tempo-
rels. Nous démontrons l'intérét d’utiliser ce langage de programmation, d’une part, en
développant des implantations efficaces et, d’autre part, en développant des outils faci-
lement réutilisables par tous modéles d’optimisation de réseaux (notamment en gestion des

transports) nécessitant un calcul des plus courts chemins.

Mots clés: plus courts chemins, statique, temporel, traitement paralléle, environnement

PVM, programmation multithreads.

2Cette étude traite entre autre de la parallélisation du calcul des plus courts chemins statiques.
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Introduction

e calcul des plus courts chemins représente un probléme fondamental en optimisation

de réseaux. L’imposante bibliographie traitant de ce sujet nous confirme l'intérét y
étant rattaché. Les travaux de Denardo et Fox [18], Glover, Klingman, Philips et Shneider
[30], Gallo et Pallottino [28, 27] et Cherkassky, Goldberg et Radzik [15] constituent quelques
exemples de 'importance accordée au calcul des plus courts chemins. La littérature contient
plusieurs modéles appartenant 4 des domaines de recherche trés variés et requérant un
algorithme de calcul des plus courts chemins. Un de ces domaines de recherche, qui nous
intéresse particuliérement, est celui de la planification des transports.

Dans le domaine de la planification des transports, la nature du calcul des plus courts
chemins demandée peut varier beaucoup d’un modele 4 'autre. Par exemple, les modéles de
simulation ([4, 38]) exigent un algorithme de calcul des plus courts chemins tenant compte de
la dimension temporelle. On peut également étre intéressé, comme dans le cas du probleme
d’affectation statique du trafic ([24, 51]), au calcul des plus courts chemins & partir d’une
origine vers un sous-ensemble de noeuds destinations. De plus, il est possible que le modéle
considéré exige de prendre en considération les mouvements aux intersections, c’est-a-dire
les délais et les interdictions associés & chaque intersection. Par conséquent, étant donné les
besoins variés des différents modeles reliés a la planification des transports, les algorithmes
de calcul des plus courts chemins se doivent d’étre particulierement bien adaptés, voire
méme spécialisés.

Dans ce mémoire, nous nous intéressons principalement au calcul des plus courts
chemins dans un contexte de planification des transports. Notre objectif consiste dans un
premier temps 4 développer des implantations séquentielles d’algorithmes de calcul des
plus courts chemins statiques et temporels. Les implantations développées constituent un
ensemble d’outils qui pourront facilement étre réutilisés par la suite. Dans un deuxiéme

temps, nous visons le développement d’implantations paralléles d’algorithmes de calcul des



plus courts chemins temporels récemment proposés 3. Nous utilisons, d’une part, 'environ-
nement PVM (Parallel Vitual Machine) dans le but d’étudier les performances du calcul
distribué sur un réseau de 16 stations de travail SUN SPARC Ultra 1/140 et, d’autre part,
la programmation multithreads dans le but d’évaluer les performances du calcul sur
une machine & 8 processeurs & mémoire partagée (SUN SPARC Server 1000). L’ensemble
des résultats obtenus nous permettent, dans le cadre du calcul des plus courts chemins
temporels, de procéder 4 une analyse profonde des deux environnements de parallélisation
concernés.

Ce mémoire est organisé de la fagon suivante. Dans le chapitre 1, nous présentons
une revue de la littérature concernant les algorithmes de calcul des plus courts chemins
statiques et temporels. Nous nous intéressons, d’une part, au calcul des plus courts chemins
statiques, incluant la variante considérant les délais et les interdictions sur les mouvements
aux intersections et d’autre part, au calcul des plus courts chemins temporels. Le cha-
pitre 2 présente des implantations séquentielles d’algorithmes de calcul des plus courts
chemins statiques et temporels et comparent leurs efficacités sur différents réseaux urbains.
Finalement, le chapitre 3 traite de la parallélisation d’algorithmes de calcul des plus courts
chemins temporels utilisant les deux environnements paralléles mentionnés plus haut. Enfin,
la conclusion résume les pricipaux résultats de ce mémoire et présente différentes avenues

de recherche possibles.

%11 s’agit des algorithmes proposés par Ziliaskopoulos et Mahmassani [57], Chabini [12] et Pallottino et
Scutella [46].



Chapitre 1

Revue de la littérature concernant
les algorithmes de calcul des plus
courts chemins statiques et

temporels

e premier chapitre propose une revue de la littérature concernant les algorithmes de
calcul des plus courts chemins dans un graphe orienté. Nous nous intéressons aux algo-
rithmes de calcul statiques et temporels. Notre étude du cas statique inclut les algorithmes
de calcul des plus courts chemins considérant les délais et les interdictions aux intersections.
Cette synthése approfondie sert de base théorique pour le développement effectué dans les
chapitres suivants. De plus, elle représente une source d’information essentielle & tout travail
futur relié au sujet.
Dans la section 1.1, nous traitons du calcul des plus courts chemins statiques.
Cette variante est bien siir celle comportant le plus de travaux. Nous tentons donc de
résumer ceux qui nous apparaissent comme les plus importants. Le calcul des plus courts
chemins temporels est le sujet de la section 1.2. On retrouve, dans cette section, les
algorithmes récemment proposés ainsi que ceux qui ont servi de base au développement
de ces derniers. Enfin, la section 1.3 est consacrée au cas ou il existe des délais ou des
interdictions associés aux mouvements & certains noeuds (intersections). Comme dans le
cas temporel, ce type de probléme est particulierement intéressant dans un contexte de

planification en transport.



1.1 Algorithmes de calcul des plus courts chemins statiques

Cette section est divisée en quatre parties. D’abord, nous donnons la formulation du proble-
me, de méme que la notation qui sera utilisée. La deuxiéme partie discute de I’algorithme
générique et des classes d’algorithmes. Les deux derniéres parties traitent respectivement des
méthodes utilisant les techniques d’ajustements progressifs (label-correcting methods) et
d’extensions sélectives (label-setting methods) comme approche de calcul.

1.1.1 Terminologie et notation

Soient G = (N,.A) un graphe connexe orienté avec N et A représentant respectivement
’ensemble des noeuds i et 'ensemble des arcs a = (4, j). Nous posons m = |A| et n = [N
Au graphe G est associée une fonction de longueur (coiit) d : A — R. On note d;; (ou d,)
la longueur (cotit) de l'arc a = (i, j). Les longueurs d;; peuvent étre positives ou négatives
avec I’hypothése qu'il n’existe pas de circuits de longueur négative dans G. La longueur
d’un chemin est la somme des longueurs de ses arcs. Un chemin P = iy,49,143,...,% est
élémentaire si, pour p # q et ip,ig € P, on a que ip 7# i;. On suppose dans la suite du texte
que chaque chemin P est élémentaire.

Soit un noeud origine r, on définit par 7 (r), I'arborescence de racine r contenant les
plus courts chemins de 7 & 4, pour tous les noeuds i # r. On définit également A} = {(i,7) €
A} et A, = {(j,i) € A}, représentant respectivement Pensemble des arcs sortant (forward
structure) et I’ensemble des arcs entrant (backward structure) au noeud i. Finalement, soit
m;, la longueur d’un plus court chemin de r a 4.

Le probléme consiste & trouver, a partir d’un noeud r (origine), 'arborescence 7 (r)
des plus courts chemins vers tous les autres noeuds i € N (destinations),i # .

1.1.2 Algorithme générique et classes d’algorithmes

Conditions d’optimalité

Soit P un plus court chemin de r 4 j. Nous voulons formuler un ensemble d’équations qui
doivent étre satisfaites par les longueurs 7 des plus courts chemins reliant un noeud r a
chaque noeud k € P. Montrons d’abord que les longueurs 7 représentent bien les longueurs
des plus courts chemins de r & k. Soit (k,j) Parc terminal du plus court chemin P, alors
nous avons que m; = 7 + dij. Donc, la portion de P reliant r ga k doit étre un plus court
chemin de r 4 k (le principe d’optimalité en programmation dynamique s’applique en raison

de V'additivité des longueurs d;;). Clairement, si nous voulons le plus court chemin de r a



J, alors il nous faut choisir le noeud & pour lequel 7y + di; est aussi petit que possible. Ce
raisonnement s’applique évidemment pour chaque arc (Z,7) € P. Dong, les longueurs des

plus courts chemins doivent nécessairement satisfaire le systéme d’équations suivant:

m =0
= mini:(i,j)eA; {'n'i + dij}’ \4] 76 &

Ces équations sont connues sous le nom d’éguations de Bellman (Bellman [5]). En fait,
Bellman a montré que, si le graphe G est tel qu’il n’existe pas de circuit de longueurs
négatives et qu’il existe un chemin de r & j, pour chaque noeud j, alors les longueurs des
plus courts chemins sont entiérement décrites par ces équations.

La plupart des algorithmes de plus courts chemins proposés dans la littérature cher-
chent & résoudre les équations de Bellman afin d’atteindre l'optimalité. L’optimalité des

longueurs des plus courts chemins peut étre définie ainsi:

Conditions d’optimalité de Bellman: Supposons que nous avons un vecteur
m = (w1, T2y, Tn) qui vérifie m; < m + dij,V(3,5) € A. Alors, V(i,j) € T(r), nous

avons
=T+ dq,J

Les conditions d’opiimalité de Bellman sont des conditions nécessaires et suffisantes
pour qu'un vecteur de longueurs 7 = (my,7y,..., ) représentent les longueurs des plus

courts chemins d’un noeud origine r vers tous les autres noeuds j € N.

Alporithme générique

Quelque soit I’'algorithme de calcul des plus courts chemins considéré, on peut dire qu'’ils

cherchent tous, pour la plupart, & exécuter les opérations suivantes [27, 28]:

1. Initialiser une arborescence 7(r) et, pour chaque sommet i € N,i # r, on pose m;
égal & la longueur du chemin de r &4 ¢ dans 7. S’il n'existe pas de chemin de r & 1,

alors poser m; = 4o00.

2. Soit (,7) € A un arc tel que 7; 4 d;; < ;. Alors, poser m; = m; + d;; et mettre a jour
T (r) en remplagant 1'arc incident dans j par l'arc (3, j).



3. Répéter (2) jusqu’a ce que les conditions d’optimalité soient satisfaites. C'est-a-dire:
7; < m +dij, V(i 5) € A

L’efficacité d’un algorithme exécutant ces opérations sera grandement affectée par
la fagon dont les arcs violant la condition d’optimalité seront sélectionnés. Etant donné que,
dans plusieurs cas, n < m, il peut étre raisonnable de sélectionner les noeuds plutét que
les arcs [27, 28]. De cette maniére, on peut explorer I’ensemble des arc sortant d’un noeud
et, ensuite, poursuivre la suite des opérations.

Un algorithme générique [27, 28] effectuant le calcul des plus courts chemins d’une
origine r vers tous les noeuds et basé sur 'exploration des listes d’arc sortant, peut étre
donné comme suit. Associons & chaque noeud ¢ un prédécesseur p; (le plus récent noeud a
partir duquel le noeud i a vu son étiquette modifiée) et considérons un ensemble de candi-
dats @ ou les opérations de sélection et d’insertion d’élements sont permises. L’algorithme
générique est alors:

- =0; pr=-1; mi=+oo,Vie N —r; Q= {r}
tant que Q # @ faire
choisir i € Q; Q= Q—{i};
pour chaque j : (i,5) € Al faire
si w; > i + di; alors
mj = mi +dij; p; =1;

si j ¢ Q alors @ =Q+ {j};

Classes d’algorithmes

La procédure générique présentée précédemment ne spécifie pas la facon dont les noeuds
sont sélectionnés. En fait, chaque régle de sélection affecte la fagcon dont le graphe G est
exploré et, par conséquent, implique une stratégie particuliére de recherche. On peut clas-
ser les différentes stratégies de recherche en trois groupes qui représentent les trois ap-
proches les plus utilisées [27, 28]. Ces stratégies sont la recherche en largeur (breath-first-
search), la recherche en profondeur (deph-first-search) et la recherche selon la plus petite
longueur (short-first-search). L’utilisation d’une liste comme structure de données est la
caractéristique principale des stratégies de recherche en largeur et en profondeur. De son
c6té, la recherche selon la plus petite longueur est la plupart du temps implantée en uti-
lisant une queue de priorité comme structure de données. Les algorithmes utilisant les

deux premiéres stratégies sont souvent regroupés sous le nom de méthodes d’ajustements



progressifs (label-correcting methods) tandis que ceux utilisant la recherche selon la plus
petite longueur se retrouvent dans la classe des méthodes d’extensions sélectives (label-
setting methods). Cette classification des algorithmes est plus répandue que la premiere
et sera adoptée dans la suite du texte. Toutefois, Gallo et Pallottino [27, 28] suggere la
premiére classification plutét que la seconde parce qu’elle fait référence a la structure des
algorithmes et non & leurs comportements. (En fait, certains algorithmes peuvent appartenir
4 l'une ou l'autre des classes selon le type de données considéré. Johnson [33] montre, par
exemple, que I’algorithme de Dijkstra (voir section 1.1.4) appartient a la classe des méthodes
d’extensions sélectives si les longueurs des arcs sont non-négatives mais qu’il devient une

méthode d’ajustements progressifs s'il existe certains arcs dont les longueurs sont négatives.)

1.1.3 Méthodes d’ajustements progressifs
(label-correcting methods)

Comme il a été mentionné précédemment, les méthodes qui utilisent cette stratégie repré-
sentent Pensemble des candidats @ sous forme de liste. Dans la plupart des ouvrages, on
représente une liste sous forme de queue ou de pile (stack) [52]. Une gueue est une liste qui
permet 'ajout d’éléments 4 la fin de la liste et le retrait d’éléments au début de la liste. Ce
type de structure est utilisé pour implanter la recherche en largeur dans le graphe. Une pile
est une liste permettant 1'ajout et le retrait d’éléments au début de la liste et elle permet
I'implantation de la recherche en profondeur.

Quoiqu’il est facile d’imaginer un algorithme utilisant une pile, la littérature ne con-
tient aucun exemple d’un tel algorithme. En fait, 'utilisation de la recherche en profondeur
pour le calcul des plus courts chemins ne semble pas naturelle. Il s’avére q’une stratégie
qui explore le graphe de fagcon concentrique autour de l'origine, comme c’est le cas avec la
recherche en largeur, est plus avantageuse. (Gallo et Pallottino ont vérifié numériquement
que l'utilisation d’une pile donne une procédure inefficace comparativement & 1'utilisation
d’une queue. En fait, Kershenbaum [36] montre au moyen d’un exemple qu’un algorithme
de calcul des plus courts chemins utilisant une pile a un temps d’exécution qui n’est pas

polynémialement borné.)

Implantation avec queue

L’utilisation d’une gueue (figure 1.1) permet une implantation efficace du premier algorithme

par ajustements progressifs crédité 4 Bellman [5], Ford [26] et Moore [41]. Cet algorithme
e . it k) .. .

consiste & maintenir & chaque itération k, une étiquette m;"’ qui représente la plus courte



distance de origine r au noeud 7 utilisant au plus k arcs. Puisqu’il n’existe pas de circuits
de longueur négative, alors les chemins de r & 4, pour chaque noeud 7 sont élémentaires et
contiennent au plus n — 1 arcs. Dans ce cas, on est assuré que 7r§k+1) = m;, Vi. La procédure
est la suivante. Initialement, on pose que S 0, 1r§-1) = drj, Y(r,j) € Aet 7r§-1) = +o00

Y(r,7) € A. Ensuite on a que:

7r§-k+1) = min{wg-k), min W,gk) +di;}, Vi#Er k=1,2,...,n—2.
w(ig)eA;

Cette procédure itérative se base donc sur les équations d’optimalité développées par Bell-

queue Q ‘——l

insertion

man [5] (voir section 1.1.2).

suppression

-_——

Figure 1.1: Structure de données queue.

La complexité de I'algorithme de Bellman-Ford-Moore est O(nm). En effet, chaque
noeud peut étre inséré dans la gqueue au plus (n — 1) fois puisque son étiquette sera modifiée
lors du traitement des (n—1) autres noeuds, dans le pire des cas. De plus, pour chaque noeud
i sélectionné on doit vérifier, pour (i, ) € A, si les conditions d’optimalité sont respectées.
Donc, on doit faire Y ;- |A| = m opérations. La complexité est donc O((n — 1)m) =
O(nm).

Implantation avec deque

D’Esopo et Pape [47] proposent une nouvelle politique d’insertion des candidats dans la
liste. Cette nouvelle stratégie peut &tre appliquée 4 l'aide d’une structure de données qui
combine les propriétés de la queue et de la pile. Une deque (figure 1.2) est une structure de
données permettant les insertions en début et en fin de liste et les suppressions au début de
la liste. La politique d’insertion proposée par D’Esopo et Pape est la suivante:

e la premiére insertion d’un noeud ¢ se fait en fin de liste;
¢ les insertions subséquentes d’un méme noeud ¢ se font en début de liste;

¢ les suppressions se font en début de liste.



suppression
oy pile Q? queue Q”’ ——l
insertion insertion

Figure 1.2: Structure de données deque.

Cette stratégie a pour effet de combiner la recherche en largeur et la recherche en
profondeur. En effet, lorsqu’un noeud i redevient candidat, procéder & I'insertion de ce noeud
en début de liste signifie que 'on effectue une recherche en profondeur sur ce noeud. En
d’autres mots, on essaie immédiatement de diminuer les étiquettes des noeuds successeurs
du noeud i (recherche en profondeur). De cette maniére, on peut considérablement diminuer
le nombre de mises & jour d’étiquettes normalement effectuées par un algorithme utilisant
une recherche en largeur pure.

La complexité d’un algorithme utilisant cette stratégie est O(n2"). Pour établir
que cette implantation a un temps d’exécution exponentiel en pire cas, Kershenbaum [36]
considére le réseau de la figure 1.3. Supposons que la liste d’adjacence du noeud origine 1

Figure 1.3: Cas pathologique pour I'implantation avec deque.

est ordonnée selon l'ordre croissant des numéros de noeuds et que, pour les autres noeuds,
cette liste d’adjacence est ordonnée selon I'ordre décroissant des numéros de noeuds. Alors,
3 chaque fois qu’'un noeud est visité, le noeud 2 obtient une nouvelle étiquette et il est
ensuite immédiatement revisité puisque, dans ce cas, il est inséré au début de la liste. On

remarque que P'étiquette du noeud 2 prendra respectivement toutes les valeurs entre 20 et
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5 et que, pour chaque nouvelle étiquette, ce noeud sera revisité. Donc, le noeud numéro 2
sera traité 16 fois. Ceci correspond & 272 = 2* = 16, puisque dans cet exemple n = 6.
Kershenbaum donne une procédure permettant de construire des réseaux de n noeuds
possédant les caractéristiques de l'exemple précédent. Le résultat général est alors que
Pétiquette du noeud numéro 2 prendra toutes les valeurs entre " 24n_—2etn-—-1
et qu’il sera visité 272 fois. A partir de ce résultat, puisque chaque noeud peut, dans le
pire des cas, étre visité 2"~ 2 fois, on obtient un temps d’exécution dans I'ordre de O(n2").
Toutefois, malgré son temps d’exécution exponentiel en pire cas, cette implantation
est treés efficace en pratique. Son efficacité a, entre autre, été vérifiée par Gallo et Pallottino
[28] et par Mondou, Crainic et Nguyen [40]. En fait, les caractéristiques du réseau patholo-
gique décrit par Kershenbaum (ordonnancement des listes d’adjacence des noeuds et cotits
sur les arcs) sont, généralement, rarement présentes simultanément. Donc, la plupart du

temps, cette implantation n’atteindra pas sa borne exponentielle.

Implantation avec 2queue

La structure de données 2queue (figure 1.4) est une combinaison de deux queues contrai-

rement au jumelage d’une queue et d’une pile dans le cas d’une deque. Pallottino [44, 45]

queue Q’ queue Q”* —‘

insertion t
insertion

suppression

P

Figure 1.4: Structure de données 2queue.

suggere I'utilisation de cette structure de données pour implanter I'idée de D’Esopo et Pape.
La faiblesse d’une implantation utilisant la structure degue est son temps d’exécution expo-
nentiel en pire cas. Ce mauvais comportement est dit, comme nous I’avons vu, & la présence
de la pile dans la structure de données degue. En remplacant cette pile par une queue, on
élimine le pire cas exponentiel.

L’insertion est la seule opération sur Q qui est modifiée. En effet, pour cette im-
plantation, les insertions subséquentes d’un noeud i se font 4 la fin de la queue Q'. De cette
maniére, lorsque toutes les étiquettes ont été modifiées an moins une fois, I'algorithme se
comporte comme une implantation avec gueue. Donc, puisque dans une implantation avec

queue, chaque noeud voit son étiquette modifiée au plus n fois, l'utilisation d’une 2queue
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nous donnera @(n?) modifications d’étiquettes pour chaque noeud. Les opérations d’inser-
tion et de sélection se font bien siir en temps constant, tandis que 'initialisation nécessite
O(n) opérations. De plus, pour chaque noeud i sélectionné, on doit toujours vérifier, pour
(i,§) € A, si les conditions d’optimalité sont respectées. Ce qui résulte en > ;. |4; | =m
opérations. La complexité de cette implantation est donc O(mn?).

Les expérimentations de Gallo et Pallottino [28] et Mondou, Crainic et Nguyen
[40] montrent qu'une implantation utilisant la structure 2queue est aussi performante que
celle utilisant la structure deque. Cette conclusion suggere fortement d’implanter I'idée de
D’Esopo et Pape avec une 2queue afin d’éviter les risques de mauvais comportements, méme
si, en pratique, I'efficacité de I'implantation avec deque a été vérifiée.

Implantation avec seuil

Ce type d’implantation a été proposé par Glover et al. [30]. L’idée est de partionner I'en-
semble des noeuds candidats Q en deux ensembles disjoints @' et Q". Ces deux ensembles
sont représentés sous forme de gqueue. L'insertion des noeuds candidats dans un de ces deux
ensembles est sujet & un certain critére. On définit d’abord une valeur s que 'on appelle le
seuil et avec laquelle nous pourrons comparer les étiquettes des noeuds & insérer dans Q.
11 s’agit maintenant d’insérer, dans la queue @', les noeuds dont 1'étiquette est inférieure
ou égale 3 s et, ensuite, d’insérer les autres noeuds dans la queue Q". La suppression des
noeuds se fait au début de Q’. Lorsque la queue Q' est vide, le seuil est augmenté et les
éléments de Q" qui satisfont la condition énoncée précédemment sont transférés dans Q'.
Evidemment, lorsque Q' et Q" sont vides, I'algorithme se termine.

La complexité de cette implantation est O(n?m). L'opération de sélection d’un noeud
nécessite (O(n) opérations en pire cas puisque la queue Q" doit étre balayée lorsque Q' est
vide. Notons que la valeur du seuil s ne peut pas décroitre et que les valeurs des étiquettes
sont décroissantes. Ceci implique qu’un noeud i dont ’étiquette est telle que d; < s n’entrera
plus dans Q". Donc, le nombre de fois que la queue Q" est balayée lorsque Q' est vide est
borné par n et, alors, le cotit total de ces opérations de mise & jour des listes est borné par
n?. Entre deux mises & jour des listes, 'algorithme se comporte comme une implantation
avec queue. Ainsi, un noeud peut étre retiré de @' au plus n fois. Par conséquent, le nombre
de sélections est borné par n? et alors le coiit total de Popération de sélection est O(n?).
Le coiit de 'opération d’insertion est O(n%m) puisque pour chaque noeud 4 sélectionné, on
doit parcourir la liste d’adjacence A;* . On peut donc conclure que la complexité de cette
implantation est O(n?m).
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L’avantage d’utiliser cette implantation avec seuil est d’augmenter la probabilité
de choisir ’étiquette de colit minimum (donc de possiblement diminuer les recorrections
d’étiquettes) tout en profitant de la simplicité des opérations fournies par les structures de

donnédes utilisées.

Stratégie de la plus petite étiquette d’abord (Small Label First Approach)

Bertsekas [8] propose une nouvelle fagon d’ordonner les noeuds candidats dans la queue. Le
but étant encore une fois d’essayer de traiter les noeuds ayant les plus petites étiquettes
le plutdt possible. (On cherche en fait & simuler I'algorithme de Dijkstral & un plus petit
cofit.) Son heuristique consiste & comparer I'étiquette ; d'un noeud j qui doit entrer dans
la queue Q avec 1'étiquette 7; du noeud 4 & la téte de Q. Si n; < 7y, alors le noeud j est
inséré A la téte de la queue Q. Autrement, Pinsertion de j se fait & la fin de Q.

Plusieurs variantes de cette méthode peuvent étre produites. Cette stratégie peut,
entre autre, étre combinée avec I'implantation avec seuil, présentée précédemment. Bertse-
kas a comparé les performances de deux implantations différentes de cette stratégie. Ces
implantations sont des modifications des algorithmes LDEQUE et LTHRESH produits par
Gallo et Pallottino [28]. Les résultats obtenus par Bertsekas montrent que P'utilisation de la
stratégie de la plus petite étiquette d’abord est plus efficace que la méthode de d’Esopo et
Pape et requiert moins d’itérations que ’algorithme de Bellman-Ford-Moore. La combinai-
son de cette approche avec la méthode avec seuil nécessite également moins d’itérations que
l’algorithme LTHRESH mais efficacité des deux algorithmes est souvent non distinguable.
Cependant, lorsque le choix d’un seuil adéquat est difficile, alors 1'algorithme combinant les
deux approches devient significativement meilleur.

La complexité d’un algorithme utilisant la stratégie de la plus petite étiquette d’abord
demeure inconnue jusqu’a présent. Bien qu’il est possible, dans le cas d’'un réseau ou les
longueurs sont non-négatives, de produire un algorithme combinant 'approche avec seuil et
ayant un temps d’exécution O(nm), cet algorithme ne sera pas aussi efficace en pratique.
D’apres les tests effectués par Bertsekas, on peut supposer que la complexité est pire que
O(nm).

1Voir section 1.1.4.
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1.1.4 Meéthodes d’extensions sélectives
(label-setting methods)

Les algorithmes qui utilisent cette approche sont des implantations particulieres de la
méthode originale proposée par Dijkstra [20]. La propriété de base de ces algorithmes est
que si d;; > 0, Y(i,7) € A, alors chaque noeud est retiré de QO exactement une fois.
Les implantations basées sur cette stratégie partitionnent les noeuds en deux ensembles:
I’ensemble des noeuds ayant une étiquette permanente (c'est-a-dire ceux qui ont été retirés
de Q) et 'ensemble des noeuds qui sont encore candidats. L’algorithme de Dijkstra s'énonce

comme suit:
7 =0; pp=—1; m;=4oo,VieN —r; @={r}
tant que Q # 0 faire
choisir i € Q tel que m; = min{m;|j € Q}; Q= Q — {i};
pour chaque j : (i,5) € A; faire
si wj > m; + d;; alors
;= M + dij; pj =14;
sij ¢ Qalors Q=0+ {j};

Les implantations efficaces de 1'algorithme de Dijkstra utilisent habituellement une
queue de priorité pour représenter 'ensemble des candidats Q. Une queue de priorité est
un ensemble d’éléments auxquels sont associés une valeur réelle (étiquette). L’opération de
suppression d’un élément permet de retirer 'élément d’étiquette minimale. Il existe plusieurs
facons d’implanter une queue de priorité. A chaque type d’implantation de cette structure
de données correspond une implantation particuliere de I'algorithme de Dijkstra.

Implantations avec listes ordonnée et non ordonnée

La plus simple implantation de I'algorithme de Dijksira est celle qui utilise une liste non
ordonnée comme structure de données. Ce type d’implantation n’est pas trés efficace puis-
qu’il faut effectuer une recherche de I'’élément d’étiquette minimale & chaque fois que I'on
choisit un noeud. L’opération de sélection d’un noeud i est exécutée n fois. A chaque fois,
on doit choisir respectivement parmi n, (n —1), (n —2),...,2, 1 noeuds. Ce qui implique que
cette opération est dans 'ordre de O(n?). Ensuite, pour chaque noeud i, on doit explorer
la liste des arc sortant .Af , ce qui se fait en au plus m opérations. L’insertion d’un noeud
dans Q se fait évidemment en temps constant. Donc, la complexité de cette implantation
est O(n? +m) = O(n?).
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L’utilisation d’une liste ordonnée rend plus efficace la sélection de I’élément minimal
(en temps constant) au détriment, toutefois, d’une insertion plus cofiteuse. En effet, dans
ce cas, les opérations d’insertions exécutées lors de Iexploration des arcs incidents vers
Pextérieur du noeud i sont dans 'ordre de O(n). Donc, le coiit total de ces opérations
est dans ordre de O(n?) puisque chaque noeud est visité au plus une fois. Donc, cette
implantation a également une complexité de O(n?). Les expériences numériques de Gallo
et Pallottino [28] ont clairement démontrées que ces implantations sont inefficaces.

Implantation avec liste de compartiments

Une maniére plus efficace de représenter la gqueue de priorité est de conserver les noeuds

candidats dans une liste de compartiments (Dial [19], Denardo et Fox [18]). La figure 1.5

nous montre une maniére intuitive de disposer les compartiments. Dial [19] a été le premier
compartiments listes contenant les noeuds

A o

W T eee———
T [——eer——=

kMl | —= T

Figure 1.5: Liste de compartiments.

3 proposer d’implanter I’algorithme de Dijkstra en utilisant ce type de structure de données.

Son implantation suppose 'intégralité des longueurs d;; et est basée sur la propriété suivante:

Propriété: Dans l’algorithme de Dijksira, les étiquettes m; qui sont désignées permanentes

sont non-décroissantes.

Cette propriété découle du fait que I’algorithme de Dijkstra donne une étiquette permanente
au noeud i ayant la plus petite étiquette m; et, lors de la visite des arcs (i, j) € A menant

4 la mise & jour des étiquettes m;, ne décroit pas ces derniéres étant donné que les distances
d;; sont non négatives.

L’idée de Dial est de maintenir une table de nL + 1 compartiments numérotés
0,1,2,...,nL. En effet, si on note L = max{d;;}, on a que 0 < m; < nL (un plus court
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chemin ne peut contenir plus de (n — 1) arcs). Le compartiment numéro k contient alors
tous les noeuds dont 1’étiquette temporaire m; = k. L’opération de sélection consiste alors
4 parcourir la table jusqu’a ce que 'on identifie le premier compartiment non vide k. Les
noeuds 4 du compartiment k sont ensuite sélectionnés un par un et leurs étiquettes sont
alors désignées permanentes. Les noeuds j tels que (4,5) € A et dont P'étiquette ; est
modifiée lors du traitement d’un des noeuds ¢ du compartiment k¥ sont déplacés dans un
autre compartiment k¥’ (k' > k) dans la table. La propriété précédente implique que les
compartiments 0, 1,2, ...,k seront toujours vides lors des itérations subséquentes.

Cette structure de données permet de réaliser la suppression et I’ajout d’un élément
en un temps constant. De méme, on peut vérifier en temps unitaire si un compartiment
contient des éléments. Par conséquent, la mise & jour d’une étiquette se fait en temps
constant et, alors, il nous faut effectuer au plus m opérations de mise & jour des étiquettes.
Toutefois, 1'utilisation de cette structure améne un cofit supplémentaire qui provient du
parcours des nL + 1 compartiments de la table dans la phase de sélection des noeuds. Par
conséquent, la complexité de cette méthode est O(m +nL + 1) = O(m + nL).

Afin de réduire I'espace mémoire utilisé par cette implantation, il est possible d’uti-
liser une table de L + 1 compartiments [1]. Ceci vient du fait que pour tout noeud j € Q,
m; < m + L ol ¢ est un noeud avec une étiquette minimale dans Q. Ceci ne change
évidemment rien 4 la complexité de l'algorithme. Cette implantation est donc pseudo-
polynémiale puisqu’elle dépend d’un attribut du probléme (L = max{d;;}). En effet, si
L = 2™, on obtient un algorithme qui requiert un temps exponentiel en pire cas [1]. Toute-
fois, ce type d’implantation obtient de bons résultats en pratique. Gallo et Pallottino [28]
et Mondou, Crainic et Nguyen [40] montrent que 'implantation de 1'algorithme de Dijkstra
avec liste de compartiments performe assez bien pour la plupart des types de graphes. De
plus, Mondou, Crainic et Nguyen remarquent que pour certaines catégories de graphes, la
valeur de L n’influence pas le comportement de I’algorithme.

Denardo et Fox [18] proposent une amélioration & l'implantation de Dial en con-
sidérant le cas ol les longueurs d;; ne sont pas nécessairement entiéres. Chaque compartiment
peut alors contenir la liste de noeuds pour lesquels I’étiquette 7; se situe dans l'intervalle
[lk], k] + 1). Ils proposent également, dans le but encore de résuire I’espace mémoire uti-
lisé par la structure de données, d’utiliser plusieurs niveaux de compartiments. Goldberg
et Silverstein [31] décrivent clairement cette idée. Dans le cas d’une liste de compartiments
3 deux niveaux telle que montrée dans la figure 1.6, nous avons essentiellement un niveau
supérieur et un niveau inférieur de compartiments. Le niveau supérieur contient JI+1

compartiments, chacun d’eux contenant /L + 1 compartiments de niveau inférieur. Chaque
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Niveau inférieur
supérieur
\/ L+1
'q' L+l
\

Figure 1.6: Liste de compartiments & deux niveaux.

compartiment du niveau inférieur conserve les étiquettes correspondant 4 une seule distance
(comme dans I'implantation originale & un niveau), tandis que chaque compartiment du ni-
veau supérieur conserve les étiquettes comprises dans un intervalle de largeur /L + 1. Cet
intervalle correspond aux /I + 1 étiquettes des compartiments du niveau inférieur y étant
associé. Afin de connaitre la position dans la structure, deux indices, Isy, et I, s sont con-
servés. Lorsque I'étiquette d’un noeud est modifiée, le noeud est déplacé (si nécessaire) au
compartiment supérieur correspondant et, ensuite, vers le compartiment inférieur approprié.

L’économie en temps et en espace survient lorsque seule la liste de compartiments
inférieurs associée au compartiment supérieur courant I, est conservée. Dans ce cas,
lorsque Détiquette d’un noeud est modifiée, le noeud est alors déplacé (si nécessaire) vers
un nouveau compartiment supérieur. Lorsque I, change de valeur (dans le cas ol tous
les compartiments du niveau inférieur sont vides), il devient alors nécessaire d’étendre le
compartiment supérieur situé & cette nouvelle valeur Iy, et placer les noeuds de ce com-
partiment dans les compartiments inférieurs correspondants. L’espace occupé par les com-
partiments inférieurs associés au compartiment supérieur précédent peut alors étre réutilisé
par les nouveaux compartiments inférieurs du niveau supérieur courant.

Cette facon de procéder implique clairement I’'utilisation de seulement 2v/L + 1 com-
partiments. La complexité de cette implantation est de I'ordre de O(m+n(1++v'L)) et Gold-
berg et Silverstein montrent que 'on peut généraliser la structure afin d’utiliser £ niveaux de

compartiments. Dans ce cas, on obtient une complexité dans 'ordre de O(m +n(k + L'/¥)).
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Implantation avec arbre partiellement ordonné

Un arbre complet partiellement ordonné [52] est une structure de données dans laquelle
chaque élément de la queue de priorité correspond & un noeud d’'un arbre complet. Une
étiquette est associée & chacun des éléments et ceux-ci sont maintenus dans un ordre partiel
de sorte que 1’élément qui se retrouve A la racine de 'arbre est celui d’étiquette minimale.
Un b-arbre (b > 2) partiellement ordonné permet de réaliser I'insertion et la modifica-
tion d’étiquettes en OO(log,n) opérations et requiert un temps O(blog,n) pour effectuer
la sélection de I’élément minimal. Par conséquent, la complexité d'un algorithme utilisant
ce type de structure est O(mlog, n + nblogyn). La valeur optimale de b est donnée par
b = max{2, [27} [1]. Ceci nous donne alors un temps d’exécution O(mlog,n). Cependant,
Johnson [34] a démontré empiriquement que le choix de b = 2 donne I'implantation la
plus efficace. On peut, entre autre, expliquer ce résultat par le fait que les ordinateurs con-
ventionnels fonctionnent en mode binaire. Ceci permet donc une implantation efficace des
opérations de multiplication et de division par 2.

Un b-arbre partiellement ordonné est appelé monceau lorsque b = 2. Dans un
monceau chaque élément de la queue de priorité est associé & un noeud d’un arbre binaire.
Cette structure de données permet la modification d’une étiquette ainsi que I'insertion et la
suppression d'un élément en un temps O(logn) ol n est le nombre d’éléments du monceau
[52]. La complexité d’un algorithme utilisant cette structure de données est O(m logn). En
effet, on doit retirer I’6lément & la racine de l’arbre au plus (n — 2) fois, ce qui résulte
en O(nlogn) opérations. De plus, le nombre de modifications d’étiquettes est au plus m
puisque pour chaque noeud i sélectionné, il est nécessaire de parcourir la liste d’adjacence
de ce noeud. Puisque la modification d’une étiquette se fait en un temps O(logn), alors
'algorithme effectura O(mlogn) modifications d’étiquettes. Donc, le temps total requis
par cette implantation est dans O({m +n)logn) = O(mlogn). Si le réseau est dense, alors
m =~ n? et la complexité de P'algorithme devient @(n?logn). Toutefois, si le réseau est tel
que m = n alors la complexité de cette implantation est O(nlogn). On remarque donc que
P'utilisation d’un monceau est plus efficace, comparativement & une implantation 0O(n?),
lorsque le réseau n’est pas complet. On remarque également que si le nombre d’arcs est
tel que m = O(n?/logn), alors ce type d’implantation n’est pas plus avantageux qu’une
implantation avec liste ordonnée. Ce seuil est donc une fagon de justifier 'utilisation d’un
monceau pour implanter I’algorithme de Dijkstra.

Plusieurs implantations de I’algorithme de Dijkstra utilisant un monceau ont été

réalisées. Les études effectuées entre autre par Gallo et Pallottino [28] et Mondou, Crainic et
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Nguyen [40] ont démontré I’efficacité de ce type d’implantation sur tous les types de réseaux.
11 faut toutefois noter que certaines implantations utilisant une technique d’ajustements

progressifs sont parfois plus efficaces que cette implantation sur les réseaux incomplets.

Autres implantations

Il existe d’autres types d’implantations qui ont été développées au cours des dernieres
années. Le but étant évidemment de trouver une implantation avec une complexité de
calcul inférieure aux implantations connues jusqu’a maintenant. Cependant, ces nouvelles
méthodes sont souvent plus intéressantes d’un point de vue théorique qu’en pratique puis-
qu’il s’agit d’études en pire cas de la complexité de ces implantations. Souvent méme, on
ne retrouve aucun résultat numérique associé 4 ces implantations.

L’utilisation d’une structure appelée arbres de Fibonacci [1] permet une implantation
de 'algorithme de Dijkstra dans laquelle toutes les opérations sur la structure sont réalisées
dans un temps O(1) & l'exception de la sélection de I’élément minimal qui requiert un
temps O(logn). Cette implantation posséde donc un temps d’exécution O(m + nlogn), ce
qui représente le meilleur temps polynémial pour le calcul des plus courts chemins.

Mondou, Crainic et Nguyen [40] ont vérifié les performances d’une implantation
proposée par Ahuja, Mehlorn, Orlin et Tarjan [2] et reprise par Ahuja, Magnanti et Orlin
[1]. 11 s’agit d’une méthode hybride utilisant I'idée de Dial [19] et I'implantation originale de
Palgorithme de Dijkstra avec queue o les noeuds d’étiquettes temporaires sont conservés
dans une seule et méme queue. La stratégie suggérée par Dial utilise en quelque sorte L + 1
queues. Chacune de ces queues contient les noeuds dont I'étiquette temporaire équivaut
3 une certaine valeur k. L’idée de cet algorithme hybride consiste & conserver dans la k°
queue les noeuds dont ’étiquette est comprise dans un certain intervalle [pk, pk + p — 1] ou
p € N. Ceci permet de réduire le nombre de compartiments 4 1+ [log L]. La complexité de
ce type d’implantation est O(m + nlog(nL)). Les résultats obtenus par Mondou, Crainic
et Nguyen montrent que, dans le cas des réseaux complets (m = n?), cette implantation
a une efficacité comparable aux méthodes les plus rapides lorsque la taille des problemes
augmente. Cependant, malgré sa meilleure borne théorique, ce type d’implantation n’est pas
efficace pour les réseaux incomplets (m = n). Ahuja, Magnanti et Orlin [1] montrent que
la complexité d’une implantation utilisant cette approche jumelée & I'utilisation d’arbres de
Fibonacci a un temps d’exécution O(m + n+/Tog L).
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1.2 Algorithmes de calcul des plus courts chemins temporels

La section 1.1 nous a permis de constater ’étendue des recherches effectuées au sujet des
algorithmes de calcul des plus courts chemins statiques. Cependant, les modéles de planifica-
tion en transport dans lesquels le facteur temps est considéré, ont pris ces dernieres années,
de plus en plus d’importance. L’introduction de la dimension temporelle dans ces modéles
a suffi & renouveler I'intérét accordé au calcul des plus courts chemins.

Dans la présente section, nous présentons une synthése des travaux traitant du
calcul des plus courts chemins temporels. Dans la premiére partie de cette section, nous
élargissons la notation de la section précédente en introduisant la dimension temporelle et
nous définissons certaines propriétés que peut posséder le nouveau modeéle temporel. Les
deuxitme et troisiéme parties traitent de deux types d’approches que 1’on retrouve dans la
littérature. Il s’agit respectivement des algorithmes de recherche origine-vers-noeuds pour
un temps de départ fixe et des algorithmes de recherche noeuds-vers-destination pour tous

les temps de départ.

1.2.1 Notation, formulations et propriétés

Pour un graphe G = (V,.A), on définit pour chaque lien (i,5) € A, d;;(t), le temps de
parcours requis pour voyager au temps ¢ du noeud ¢ au noeud j. Etant donné un temps de
départ ¢ du noeud i, nous avons alors que ¢ + d;;(t) est le temps d’arrivée au noeud j. De
méme, on définit pour chaque lien (4, j) € A, c;;(t), le colit encouru pour voyager au temps
¢t du noeud i au noeud j. Généralement, on a que dj;(t) et ¢;;(t) sont définis pour ¢ appar-
tenant & un intervalle de temps discret S = {to,1,%2,...,tm} ou & un intervalle de temps
continu. Le modele discret, c’est-a-dire o1 ¢ est défini pour un intervalle de temps discret
S, est d’un intérét particulier puisque dans le domaine du transport, une discrétisation du
temps est généralement effectuée. Etant donné que ce mémoire s’intéresse au contexte de
la planification en transport, nous mettrons donc plus d’emphase sur 'aspect discret du
probléme. Toutefois, le cas continu ne sera pas négligé et nous discuterons également des
approches y faisant référence.

Dans un premier temps, la fagon de traiter les coiits sur les liens permet de distinguer
deux types d’algorithmes de calcul des plus courts chemins temporels. Dans le cas ou le coiit
cij(t) est ignoré, cela revient & déterminer, étant donné un noeud origine r et un temps de
départ ¢, les chemins minimisant les temps d’arrivée vers tous les autres noeuds i # r (time-

dependent least-time path). Dans le cas ot I'on considére le coiit ¢;;(t), nous tentons alors de
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déterminer, étant donné un noeud origine 7 et un temps de départ ¢, les chemins de coiits
minima vers tous les autres noeuds i # r (time-dependent least-cost path).

La littérature concernant le calcul des plus courts chemins temporels comprend
également plusieurs types de modeles se rapportant soit & la définition des temps de parcours
(discret ou continu), soit & la possibilité d’avoir des temps d’attente aux noeuds (temps
d’attente interdit, permis A tous les noeuds,...) ou soit au choix des temps de départ (par
exemple, plus courts chemins temporels pour un temps de départ fixe ou pour tous les temps
de départ).

Dans les modeéles temporels, il peut étre utile que certaines propriétés locales soient
satisfaites. Une premiére propriété importante concerne les temps de parcours d;;(¢). Un lien
(i,7) est dit FIFO (Fisrt-In-First-Out) si <le plus t6t on quitte le noeud ¢ en empruntant
le lien (4, 7), le plus t6t on arrive au noeud j». Plus formellement, un lien (i, j) posséde la
propriété FIFQ si, pour t, < 3, nous avons que

to + dij(ta) <ty + dij(tb), Vig, s €8.

En général, on dira qu’un réseau est FIF'O si tous les liens du réseau satisfont la propriété.

Lorsque la propriété FIFO n’est pas satisfaite, ce qui est généralement le cas dans
les différents modéles en transport, il peut étre préférable d’attendre un certain temps au
noeud 4 avant d’emprunter le lien (7, 7). Une propriété similaire peut alors étre imposée aux
coiits sur les liens. On dit qu’un lien (i, j) est CC (Cost Consistent) si «quitter le noeud
i en empruntant le lien (7, 7) plus t6t ne coiite pas plus cher que quitter plus tard>. Etant
donné que ce domaine de recherche est relativement récent, la définition formelle de cette
propriété varie parfois d’un auteur & 'autre. Nous présentons ici celle suggérée par Pallotino
et Scutelld [46]. Définissons w;(t) comme le coiit d’attendre au noeud ¢ 3 I'instant ¢ et, pour
ta < tp, te = to + dij(ta) €t tq = ty + d;ij(tp). Alors les deux cas suivants sont considérés par

Pallotino et Scutella:

1) (¢,7) est FIFO (¢, < tq): alors (i,7) est CC si, Vio < #y:

d-1

cij(ta) + Y wilte)(terr — tr) < cij(ty).
k=c
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2) (i,j) n'est pas FIFO (i, > t4): alors (i, ) est CC si, Vi, < ty:

c—1

cijta) < cij(te) + D wj(te) (berr — te)-
e

1.2.2 Algorithmes de recherche origine-vers-noeuds pour un temps de départ
fixe

Nous considérons, dans cette partie, les approches développées pour calculer les plus courts
chemins temporels selon une recherche origine-vers-noeuds pour un temps de départ fixe ¢o.
Dreyfus [21] propose, de maniére heuristique, de généraliser 1’algorithme de Dijkstra ®

afin d’8étre en mesure de calculer les plus courts chemins temporels avec temps d’attente

interdits pour tous les noeuds. Il est le premier & proposer cette généralisation qui sera

reprise et prouvée plus tard par plusieurs auteurs ([35, 12, 46]). Dans son approche, on
suppose que I'on quitte le noeud origine r au temps ¢g et on définit, pour chaque noeud
i, une étiquette m; qui représente une borne supérieure sur le plus court temps d’arrivée
au noeud 3. On tente alors de rendre ces étiquettes permanentes afin d’obtenir le temps
de parcours minimal du noeud r vers chacun des autres noeuds i sachant que le temps de

départ du noeud r est #o. A une itération quelconque, on cherche & satisfaire la relation

suivante:

m; = min {m;, m + d;i(m) ;-
= (73t dy ()

L’algorithme cherche en fait 4 résoudre les équations fonctionnelles suivantes:

- M gear {mi dig(m)} Vi #
T to, j=r

Le résultat important venant de cette généralisation est qu'il est possible de résoudre
le probléme de plus courts chemins temporels avec la méme complexité de calcul que
I'algorithme de Dijkstra, c’est-a-dire O(n?). La validité de la généralisation de I’algorithme
de Dijkstra proposée par Dreyfus, est formellement prouvée par Kaufman et Smith [35].
Cependant, Kaufman et Smith démontrent également que cette derniére n’est valide que si
tous les liens du réseau possédent la propriété FIFO. En fait, sans cette condition, ils notent

(ainsi que plusieurs autres auteurs) que cette méthode ne réussit pas & identifier les plus

2Voir section 1.1.4.
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Figure 1.7: Violation de la condition FIFO.

courts chemins. Kaufman et Smith donnent, entre autre, un contre-exemple (figure 1.7) ot la
procédure de Dreyfus échoue. Le chemin optimal du noeud 1 au noeud 4 est (1,2, 3,4) avec
coiit 25. Par contre, ’algorithme de Dreyfus nous donne plutét, comme solution optimale,
le chemin (1, 3,4) de coiit 30.

Orda et Rom [42, 43] sont les premiers & soumettre une approche qui n’est pas
restreinte par la condition FIFO. Cependant, il est important de noter que leur approche
est concue pour le modéle continu. Ils sont en fait les pionniers dans 1’étude de ce modéle.
Dans leurs travaux, ils étudient trois différentes politiques de temps d’attente aux noeuds

du réseau:

e temps d’attente illimité pour tous les noeuds;
e temps d’attente interdit pour tous les noeuds;

e temps d’attente illimité au noeud origine seulement.

L’approche qu’ils proposent est une modification de la méthode suggérée par Dreyfus per-
mettant de vérifier si un temps d’attente peut étre bénéfique aux noeuds visités. Etant
donné un noeud origine r et un temps de départ tp, on cherche & déterminer les plus courts
chemins de r vers tous les autres noeuds. Supposons que I'on atteint le noeud ¢ au temps
t, que I'on attend pendant un certain temps At, et que 'on quitte ensuite le noeud 7 en
direction du noeud j. Le temps d’arrivée au noeud j sera alors ¢ + [At + d;;(t + At)]. Soit
d;j(t, At) = At +d;j(t+ At), qui combine le temps d’attente et le délai prévu pour traverser
le lien (i, 7). Alors, pour minimiser le temps de parcours du lien (i, ), il faut déterminer le
temps d’attente optimal A¢* tel que Jij(t, LYY < Jij (t, At), VAt > 0. A laide de cette ap-
proche, il est donc possible de déterminer les temps d’attente optimaux pour chaque noeud
i ou encore le temps d’attente optimal au noeud origine lorsque les pauses sont interdites
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pour chacun des autres noeuds du réseau. L’algorithme proposé est identique & un algo-
rithme utilisant une méthode d’extensions sélectives. La seule opération qui differe est celle
qui consiste 3 modifier I’étiquette non permanente d’un noeud. Cette opération est, dans ce

cas, fonction de la valeur d;;(t). Nous avons que

mj= min {m;m + Jij(m)}
(i, 5)eA;

ol m; représente bien siir le temps de parcours minimal du noeud origine r au noeud .
La complexité de 'approche de Orda et Rom est par conséquent O(n?), comme pour la
méthode proposée par Dreyfus. Cependant, la méthode proposée ne permet pas de trouver
efficacement les chemins lorsque les temps d’attente sont interdits dans tout le réseau.

Orda et Room [43] sont également les premiers & introduire le probléme de recherche
des chemins de cofits minima dans un réseau temporel (time-dependent least-cost path) et
4 proposer un algorithme pour ce probléme. Leur approche calcule les chemins de coits
minima entre un noeud origine r et tous les autres noeuds avec temps de départ iy au
noeud origine. Ils proposent un algorithme qui permet de calculer les chemins lorsque les
temps d’attente sont permis aux noeuds. Ils montrent également que lorsque les temps
d’attente sont interdits & chaque noeud du réseau, le probléme de recherche des chemins
sans circuits est NP-difficile. Aucune implantation de leur algorithme n’a été présentée et,
par conséquent, il n’y a pas de résultats qui permettent d’analyser les performances de leur
approche.

Drissi [22] montre également qu'il est possible d’utiliser I’algorithme de Dijksira dans

un réseau qui n’est pas nécessairement FIFQ. Soit
(i,;j(m) = min{dij(t) +t—m:t> 7Ti} V(i,5) € A, Vm; € S.

Dans cette expression, d;;(t) +t — @; pour ¢t > m; représente le temps total requis pour
traverser le lien (i, j) lorsque le temps d’arrivée au noeud i est m; et que I'entrée effective
sur le lien (i,5) est t. di;(m;) représente donc le meilleur temps de parcours du lien (i, j),
quand le temps d’arrivée au noeud i est ;. Dans P'algorithme, Pétiquette m; qui devient
permanente représente le temps de parcours minimum du noeud origine 7 au noeud . En
supposant que S est un ensemble discret constitué de M intervalles de temps, alors la
complexité de cet algorithme est O((n + m)logn + mM).

Derniérement, les travaux traitant du calcul des plus courts chemins temporels ont

donné droit & de nouveaux résultats et 3 de nouveaux algorithmes. Chabini [12] propose
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entre autre quelques nouveaux résultats basés sur une formulation légérement différente du
probléme étudié initialement par Dreyfus. Il fait d’abord I'hypothése que d;;(t) prend des
valeurs entiéres positives et que § = {0,1,2,..., M — 1}. Alors, I'idée principale & la base
du développement de ses résultats consiste & écrire les conditions d’optimalité de fagon & ne
considérer, pour un noeud j, que les chemins qui visitent le noeud précédent ¢ & un temps

plus grand ou égal & m;.

Proposition 1 (Chabini): Si la condition FIFO est satisfaite, alors I’équation fonc-
tionnelle (1.1) représentant les temps de parcours minima est équivalente a I’équation
fonctionnelle (1.2):

™= { min,,; jye 4> Wie>x { +dij(D)}, Vi #13 1)

0, g=r.

mj = { ming jye s 17 + dij(mi)}, Vi # 1 12)

0, j=nr

Cette proposition montre que tout algorithme de calcul des plus courts chemins statiques

peut étre généralisé, sans coiit supplémentaire, au cas temporel. Chabini résume ce résultat

dans la proposition suivante:

Proposition 2 (Chabini): §i la condition FIFO est satisfaite, alors le calcul des plus
courts chemins temporels est algorithmiquement équivalent au calcul des plus courts

chemins statiques.

La généralisation de ’algorithme de Dijkstra proposée par Dreyfus est en fait un cas spécial
du résultat de la proposition 2. Chabini ajoute également une autre restriction a laquelle
sont soumises ces généralisations. La proposition suivante énonce explicitement cette res-

triction qui, apparamment, ne se retrouve pas dans la littérature:

Proposition 3 (Chabini): Sila condition FIFO est satisfaite, alors tout algorithme uti-
lisant une technique d’eztensions sélectives avec recherche des chemins a partir d’une
origine vers tous les autres noeuds et basé sur les équations fonctionnelles (1.2) de
la proposition 1 calcule les plus courts chemins temporels avec une complezité de

calcul identique au cas statique.

Dans le cas ol la condition FIFO n’est pas satisfaite, Chabini mentionne qu’il est

possible de concevoir un algorithme qui ne travaille pas directement sur le réseau espace-
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temps, c’est-3-dire qui n’utilise pas explicitement I'expansion temporelle du réseau initial.
Le cas ot les temps d’attente sont permis est également étudié et il montre que les propo-
sitions 1, 2 et 3 restent valides sans la condition FIFO. De plus, il note que cette variante
du probléme est un cas particulier du probléme avec des temps d’attente interdits pour tous
les noeuds.

Indépendamment 3 Chabini, Pallotino et Scutelld [46] proposent également de cal-
culer les plus courts chemins temporels en utilisant implicitement ’information contenue
dans le réseau espace-temps. Etant donné un réseau G = (N,.A) temporel et un ensemble
discret S = {to,t1,t2,...,tr}, alors le réseau espace-temps R = (V, &) est défini de la fagon

suivante:
V = {in:i€N,1<h< M}
E = {(n,ik) : (4,7) € Atn + dij(tp) = tr, 1 <h <k < M},
R est un réseau avec [V| = nM noeuds et |€] = (m + n)M liens et il ne contient pas

de circuits. En particulier, chaque visite chronologique des noeuds de R, c’est-a-dire dans

laquelle les noeuds sont visités selon un ordre non-décroissant de leurs indices de temps,

procure une visite topologiqgue de R. Considérons par exemple le réseau de la figure 1.8 ot les
temps de parcours pour les liens (1,2), (1,3), (2,3) et (3,2) sont 1 pour toutes les périodes

de temps. Alors le réseau espace-temps R associé & ce dernier est illustré dans la figure 1.9.

d,(t) =I[5,5,5,1,1]

Figure 1.8: Réseau temporel G.

Comme Chabini, Pallotino et Scutelld notent qu’il est possible de calculer les plus courts
chemins temporels en travaillant implicitement sur R au moyen d'une visite topologique
de ce réseau acyclique. L’approche qu’il propose, et qu’il nomme Chrono-SPT effectue
une sélection des noeuds de R selon l'ordre chronologique (on considére en premier lieu

les noeuds correspondant au temps tp, ensuite ceux correspondant au temps ¢; et ainsi de
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3;-?;&5;

Figure 1.9: Réseau espace-temps R associé & G.

suite). L’opération de sélection est effectuée au moyen d'une liste de compartiments® L =
{Ly, L1, L, ...,Lp} ot Ly dénote le compartiment contenant les noeuds a visiter au temps
ty. L’algorithme proposé permet de calculer les chemins temporels de cofits minima avec ou

sans temps d’attente pour chaque noeud ¢ du réseau. Soit m;(t) 1'étiquette représentant le

coiit du chemin de l'origine au noeud i;. Alors, I'algorithme est:

1. Initialisation
Lo={r}; Ly =0,0<h<M;
mi(t) = o0, Vt,i # r;
mq(t) = 0, Vi
2. Itération principale
sélectionner ¢ de Ly et Ly, = Ly — {i}
pour chaque j : (¢,7) € AT
ty = th + dij(tn)
si mi(tn) + cij(n) < mj(tx) alors
mi(te) = mi(tn) + cij (En) et b (Ex) = a
si j & Ly, alors Ly = Ly + {j}
3. Seulement s'il est permis d’attendre au noeud 1
si mi(tn) + wi(tn)(Ent1 — tr) < mi(th+1) alors
mi(th+1) = mi(tn) + wi(tn) (Fnt1 — tr) €t bi(th 1) =t
8i i € Ly, alors Lpy1 = Lat1 + {i}

, faire

Remarque: Dans le réseau espace-temps, les temps d’attente w;(tn) sont représentés par des liens

(ih) ih+1)-

L’algorithme présenté précédemment se modifie facilement pour le cas du calcul des
chemins minimisant les temps de parcours. En effet, il suffit dans ce cas d’ignorer les coiits

3Voir section 1.1.4.
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cij(t) sur les liens et de ne considérer que les temps de parcours d;;(t). L’approche de Pallo-
tino parcours implicitement la portion de R comprenant les chemins dont les temps d’arrivée
sont compris dans l'intervalle considéré. La complexité de cet algorithme est ©(M + [£¥]),
ou £* C £ est le sous-ensemble des liens de R qui sont implicitement parcourus par I'algo-
rithme. Puisque |€*| < mM, la complexité est O(mM) en pire cas.

Les approches vues dans cette partie permettent de calculer les plus courts chemins
temporels pour une origine r vers tous les autres noeuds et ce, pour un temps de départ
fixe. Toutefois, les modeles de planification des transports qui intéressent présentement les
chercheurs nécessitent la plupart du temps de connaitre les plus courts chemins & partir de
tous les noeuds vers une destination donnée et ce, pour tous les temps de départ possibles.
Bien siir, il est possible d’utiliser les algorithmes déja vus (il suffit d’appliquer I’algorithme
de son choix pour chaque noeud et pour chaque temps de départ possible) mais & un coft

qui n’est clairement pas minimal.

1.2.3 Algorithmes de recherche noeuds-vers-destination pour tous les temps
de départ

Cooke et Halsey [16] sont les premiers & développer un algorithme calculant les plus courts
chemins temporels de chaque noeud vers une destination donnée. En se basant sur le principe
d’optimalité développé par Bellman [5], ils proposent une fonction itérative qui donne les
chemins minimisant les temps de parcours & partir de chaque noeud ¢ vers la destination g et
ce, pour chaque période de temps ¢. Ils font ’hypothése que § = {to, to+1,t0+2, ..., to + M}
est un ensemble discret d’intervalles de temps et que les temps de parcours d;;(¢) sont entiers
pour t € S. L’entier M est choisi de sorte que les temps de parcours soient définis pour
tout t € S. Les temps de parcours pour ¢ > tg + M prennent la valeur infinie, ce qui a pour
effet d’éliminer les chemins dont le temps d’arrivée excéde to + M. Soit m;(t), le temps de
parcours du chemin reliant le noeud ¢ 4 la destination g ol le temps de départ du noeud i
est ¢. Alors, le principe d’optimalité leur permet d’établir que, pour ¢ € S,

S { minj:(i,j)eA;"{dij(t) + Wj(t + dij(t))}, Vis#tq t€S; (1.3)

0, i=gq, t€S.

L’algorithme qu’ils proposent mantient, & chaque itération k, un ensemble Hgk) (t) de tous
les chemins utilisant au plus k liens et qui peuvent rejoindre la destination ¢ avant le temps
to + M lorsque le temps de départ du noeud i est t. Au début de P'algorithme, les temps de
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parcours d;;(t) sont modifiés de la fagon suivante:

i =4 () sithdl) <tot M
’ =4 si t +dij(t) > to + M.

On pose alors, comme conditions de départ,
wO(t) =0, et 7 (t) = dig(t), Vi # d,

ou 7T§0) (t) représente le temps de parcours minimal reliant le noeud i et la destination g et
constitué de seulement un lien. De maniére générale, on a que W,S’“’ (t) =0, et pour i # g et

k=1,2,3,...,n —2,0naque

k) temps minimum pour un chemin dans Hgk) (t), si Hgk) (t) #0
mo(t) = i ol
00, si I (¢) =0

Cooke et Halsey montrent que, par le principe d’optimalité, la forme précédente est équivalente

A la fonction itérative suivante:

K)oy | il e {dig(0) + J(-k_l)(t +dii(t)}, Vi#gq teS;
m(8) = 3 .
0, i=gq,1ES.

Cette méthode a une complexité de @ (n3M?) en pire cas. Cependant, la littérature
ne contient aucune implantation de cet algorithme.

Ziliaskopoulos et Mahmassani [57] ont également proposé une méthode s’attaquant &
cette variante du probléme. Il est important de mentionner que leur algorithme peut calculer
les plus courts chemins sans nécessairement permettre les temps d’attente aux noeuds, ce
que Orda et Room [42, 43] n’avaient pas réussi & faire antérieurement. Ils considérent S =
{to,to+9, to+29, ..., to+(M—1)d} comme un ensemble discret d’intervalles de temps ot § est
un petit intervalle de temps et M est un entier assez grand pour que [, ¢+ (M —1)d] soit la
période d’intérét (heure de pointe, par exemple). Les temps de parcours d;; (t) prennent des
valeurs réelles non-négatives et ils sont définis sur § = {to, to + 6,0 + 2, ..., to + (M —1)d}.
Ils supposent que d;;(f) = d;;(to + k&) pour ¢ dans Pintervalle ty + kd < t <to+ (k+1)4.
De plus, ils supposent également que d;;(t), pour t > to + (M — 1), est constant et égal &
di;(to+ (M —1)4). Ils justifient cette hypothese par le fait que I'on peut supposer des temps
de voyage constants aprés I’heure de pointe. On définit 7;(¢) le temps de parcours minimal

du chemin reliant le noeud ¢ & la destination g ot le temps de départ du noeud i est ¢. Enfin,
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définissons II; = [m;(to), mi(to + &), ..., mi(to + (M — 1)d)] comme étant un vecteur associé au
noeud 7 contenant chacune des étiquettes m;(¢) pour chaque période de temps ¢ € S.
A la base de l'algorithme, on retrouve I'équation d’optimalité suivante qui est une

extension de la fonction itérative proposée par Cooke et Halsey [16]:

: 0, i=q, t€S.

Plutét que de visiter tous les noeuds & chaque itération, une liste des noeuds ayant le
potentiel d’améliorer au moins une étiquette d'un autre noeud est maintenue. Alors, & partir
de la destination, I’algorithme tente de résoudre récursivement 1’équation d’optimalité en
visitant tous les noeuds de la liste. Plus précisément, lorsqu’un noeud ¢ de la liste est visité,
les étiquettes m;(t) (¢t € S) de tous les noeuds j tels que (7, j) € A sont, s’il y a lieu, mises a
jour. Si au moins un des noeuds voit une de ses étiquettes modifiées, alors il est inséré dans
la liste. Cet algorithme procéde donc par ajustements progressifs. Supposons que & soit la
liste des noeuds & visiter. Alors, initialement, la liste Q@ contient seulement la destination gq.
La premitre itération consiste & mettre & jour les étiquettes des noeuds pouvant rejoindre

directement la destination g et de les insérer dans la liste Q:
mi(t) = dig(t), Vi: (i,q) € Ay, VIES.
Ensuite, pour chaque noeud j € Q, on exécute l'itération suivante:
mi(t) = min{m; (), di; (t) + m; (¢ + dij (¢))}, Vi: (5,5) € A;, VIES.

Si au moins une des composantes de II; est modifiée, alors le noeud 7 est inséré dans Q.
Cette dernitre étape est répétée jusqu'a ce que Q = 0. Alafin de Palgorithme, les vecteurs
II; de chaque noeud i contiennent les temps de parcours minima, pour chaque période de
temps ¢t € S, des plus courts chemins les reliant & la destination. Les étapes de 1'algorithme

sont les suivantes:

1. Initialisation

I, = (0,0,0,...,0)

II; = (400, +00,+09, ..., +00)
2. Etape principale

si @ = §, alors aller 4.

sélectionner le premier noeud j de la queue @
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pour chaque noeud i : (4,7) € A/
pour chaque période de tempst € §
si mi(t) > dij(t) + m;(t + dij(t)), alors remplacer m;(¢) par la nouvelle valeur
;i (t + dg; (t)).
si au moins une des étiquettes m;(¢) a été modifiée, alors le noeud ¢ est inséré dans
la queue Q.

3. Répéter I'étape 2.

4. L’algorithme est terminé.

En supposant que la liste @ soit implantée sous forme de queue simple, alors la
complexité de D'algorithme est dans I'ordre de O(n®AM?). Initialement, la queue Q contient
un seul élément, la destination gq. Pendant la premiére itération, au plus (n — 1) noeuds
sont insérés dans Q. En exécutant (n — 1) répétitions de I'étape (2), un des noeuds verra,
une de ses étiquettes devenir permanentes. Nous avons que chacun des (n — 1) noeuds peut
entrer au plus M fois dans la queue Q, puisque chaque noeud posséde M étiquettes. Ce
qui fait que la procédure qui exécute (n — 1) répétitions de ’étape (2) sera exécutée au
plus M(n — 1) fois. Commme 1’étape (2) nécessite clairement O(M(n — 1)) opérations, la
complexité totale de 'algorithme est O(n3M?) en pire cas.

Ziliaskopoulos et Mahmassani proposent également un algorithme permettant de
résoudre le probléme de recherche des chemins de coiits minima dans un réseau temporel
(time-dependent least-cost path). On définit 7;(t) comme étant le cofit minimal pour at-
teindre la destination g & partir du noeud 4 au temps ¢ et II; = [m;(to), mi(to +9), ..., i (o +
(M — 1)6)] comme étant un vecteur associé au noeud ¢ contenant chacune des étiquettes
m;(t) pour chaque période de temps ¢ € S. Les valeurs de m;(t) sont alors déterminées par

I’équation d’optimalité suivante:

m@) = min {e;(t) + m(t +dii(8)}, VEES, Vi € N\g;
J:li,)EAF

wp(t) = 0, VteS.

Cet algorithme utilise également une technique d’ajustements progressifs en maintenant une
liste des noeuds qui ont le potentiel d’améliorer une des étiquettes d’au moins un des autres

noeuds. Les étapes de 1'algorithmes sont:
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1. Initialisation
I, = (0,0,0, ..., 0)
II; = (+o00, +00, +00, ..., +00)
2. Etape principale
si @ = @, alors aller & 4.
sélectionner le premier noeud j de la queue Q
pour chaque noeud i: (i,5) € A;
pour chaque période de temps ¢ € §
si mi(t) > cij(t) + 7t + dij(t)), alors remplacer mi(t) par la nouvelle valeur
cij (8) + i (¢ + di; (1))
si au moins une des étiquettes m;(¢) a été modifiée, alors le noeud ¢ est inséré dans

la queue Q.
3. Répéter I’étape 2.

4. L’algorithme est terminé.

On peut voir que cet algorithme est une généralisation de Valgorithme présenté
précédemment. En effet, si ¢;;(t) = d;;(t) pour tous les liens du réseau, alors cet algorithme
est équivalent 3 celui permettant de calculer les chemins minimisants les temps de parcours
(time-dependent least-time path).

Pallotino et Scutelld [46] proposent d’utiliser une modification de son algorithme
calculant les plus courts chemins temporels pour une origine, vers tous les noeuds étant
donné un temps de départ fixe au noeud origine. Son approche est basée sur une visite
chronologique inverse du réseau espace-temps. Cette opération peut étre réalisée en effec-
tuant une visite inversée de la structure de compartiments L. Cette idée utilise en fait la
propriété acyclique du réseau espace-temps. Une fois son algorithme modifié, nous obtenons
une approche permettant de calculer les chemins minimisant les temps de parcours pour
chaque période de temps et & partir de chaque noeud vers la destination g:

1. Initialisation
Ln={g} 0<h<M;
wi(t) = oo, Vt,i # q; me(t) =0, Vi;
2. Itération principale
sélectionner j de Ly et Ly = Ly — {j}
pour chaque i : (i, j) € A;, faire
te = tr + dij(th)
si mi(tn) + cij(tn) < m;(ts) alors
i (k) = mi(tn) + ciz (tn) et b (tx) =tn
si j & Ly, alors Ly = L, + {j}
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La complexité de calcul de cet algoritme est @(M + |£*|) et O(mM) en pire cas.

Une autre approche utilisant la propriété acyclique du réseau espace-temps est éga-
lement développée par Chabini [12). L’algorithme qu’il propose est basé sur le fait que les
étiquettes peuvent 8tre mises a jour selon un ordre décroissant des intervalles de temps. 11
justifie ce raisonnement en notant que puisque les temps de parcours sont des entiers positifs,
les étiquettes correspondant au temps ¢ ne peuvent mettre & jour celles correspondant au
temps plus grand que £. On peut vérifier cette affirmation en observant la forme fonctionnelle
donnée par I’équation (1.3).

Dans son algorithme, Chabini suppose que pour les temps de départ plus grands ou
égaux 3 la derniére période de temps, soit M —1, le calcul des plus courts chemins temporels
est équivalent au cas statique. Cette hypothése est tout & fait raisonnnable puisque I'on peut
supposer que les temps de parcours sont constants aprés un certain intervalle de temps.
Alors, en supposant qu'un algorithme de calcul des plus courts chemins statiques avec un
temps d’exécution optimal (SSP) soit disponible, 'algorithme proposé est le suivant:

1. Initialisation

mi(t) =00, Vi< M —-1,i# g

g(t) = 0, Vt < M — 1;

mi(M — 1) = SSP(di; (M), q);

note: m@) =miM-1),Vi>M—1,i#gq;
2. Itération principale

pour ¢t = M — 2 jusqu'a 0 faire

pour tous les arcs (4, ) € A faire

si wi(t) > dij(t) + 75 (¢ + di; (), alors mg(t) = dij () + m; (¢ + di; (¢))

La complexité de cet algorithme s’évalue facilement. L’étape I nécessite nM opé-
rations pour initialiser m;(¢), Vi < M — 1,1 # ¢ et exige le calcul des plus courts chemins
statiques (se fait en un temps SSP) pour la période de temps M. De son cdté, I'étape 2 prend
clairement un temps dans O(mM). Donc, globalement, nous obtenons une complexité de
calcul qui est Q(SSP +nM +mM).

Nous attirons maintenant votre attention sur la variante du probléme avec temps
d’attente interdits pour tous les noeuds dans un réseau qui n’est pas FIFQ. Cette variante
est en fait une des plus réalistes dans le contexte d’un réseau de transport. Le point que
nous voulons faire ressortir est que les trois algorithmes développés respectivement par
Ziliaskopoulos et Mahmassani, Pallotino et Chabini permettent de calculer les plus courts
chemins dans ces conditions. Cependant, ces chemins peuvent contenir des boucles, comme

nous pouvons le voir dans I’exemple de la figure 1.8. En effet, en appliquant un de ces trois
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algorithmes sur cet exemple on obtient, pour le noeud 1 avec temps de départ t =1, le
chemin 1-2-3-2-4 avec temps d’arrivée 5. En fait, lorsque les temps d’attente sont interdits,
il est souvent nécessaire d’utiliser soit un chemin alternatif, soit une boucle, afin d’atteindre
le noeud destination dans un temps au mieux égal & celui qu’on obtiendrait si les temps
d’attente étaient permis. Ziliaskopoulos et Mahmassani [57] avaient déja remarqué ce fait en
démontrant que le principe d’optimalité de Bellman est satisfait dans le réseau espace-temps,

méme si le réseau n’est pas FIFO.

1.3 Algorithmes de calcul des plus courts chemins statiques

avec délais et interdictions aux intersections

La majorité des algorithmes de calcul des plus courts chemins suggérés dans la littérature
supposent qu'il n’existe pas de délais ou d’interdictions associés aux mouvements aux in-
tersections. Cette hypothése, qui peut étre acceptable dans plusieurs types d’applications,
devient souvent trop restrictive dans certains autres. Par exemple, si 'on désire calculer
les plus courts chemins dans un réseau urbain, alors les délais aux intersections peuvent
prendre beaucoup d’importance, particuliéerement lorsque le réseau est congestionné.

Dans cette section, on présente 1’évolution des recherches effectuées sur ce probléme
en discutant des différentes approches proposées pour le résoudre. Ces approches peuvent
atre classées en fonction de deux stratégies de résolution. La premiére stratégie vise a effec-
tuer une modélisation explicite des virages aux intersections et, par conséquent, implique
une modification du réseau original. Par contre, la deuxidéme stratégie cherche & résoudre le
probléme par un traitement implicite des virages aux intersections et, donc, utilise le réseau
original pour effectuer la recherche des plus courts chemins.

Pour les besoins de cette section, nous définissons N' C N, un sous-ensemble de
noeuds pour lesquels il existe des mouvements pénalisés ou interdits et, dijr (ou dga,), le

délai associée au mouvement de a; = (4, 5) vers ag = (5, k).

1.3.1 Modélisation explicite des mouvements aux intersections

Une premiére approche permettant de calculer les plus courts chemins dans un réseau
avec délais sur les mouvements aux intersections fiit proposée par Caldwell [9] en 1961.
L’énoncé fondamental & la base du raisonnement de Caldwell est le suivant: “Il n’est pas
nécessairement vrai que le meilleur chemin de l’origine G un noeud i passant par un noeud

4, coincide, & partir de Uorigine jusqu’d j, avec le meilleur chemin de l'origine au noeud
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4.” On peut facilement vérifier cet énoncé dans I'exemple de la figure 1.10. En effet, le

Figure 1.10: Réseau original.

meilleur chemin du noeud 1 au noeud 5 est celui passant par les noeuds 1-3-4-5. Cependant,
le meilleur chemin du noeud 1 au noeud 4 est plutét celui transitant par les noeuds 1-2-4.

Afin de pouvoir réutiliser les algorithmes déja existants, ’'approche de Caldwell con-
siste & modifier le réseau en redéfinissant les coiits de fagon & ce qu’ils tiennent compte
des délais associés aux mouvements aux intersections. Soit Cj le coiit du mouvement nous
faisant transiter du noeud ¢ au noeud k en passant par les arcs (4,7) et (j,k). Alors, nous
avons que Cyr = dyi; + dijx + djx. Maintenant, considérons le chemin r = 4,49, 13, ..., 9%- Le

cotut de ce chemin est:

Crik = dy;, + driﬂ's + digig + .o + dik—lik
= dpj, + (drizia -+ dizis) + ..+ (dik—zik—lik + dik—l'ik)
= Opiy + rigiz + - + i _gip_yi5

ol Jijk = d;jx + djx. Si 'on pose que d;yri, = 0, alors on obtient que

d‘iori2 = driz )

—_— k—. -’- » .
Cr‘ik = Zn:() d1n1u+1ln+2'

Les nouveaux cofits cf,-jk permettent de calculer les plus courts chemins en utilisant un algo-
rithme conventionnel et alors, le coit total Cy;, inclura tous les délais sur les mouvements
aux intersections. On remarque que, dans cette approche, le réseau est implicitement trans-
formé. En effet, & chaque arc (i,5) du réseau original correspond un noeud (4,j) dans le
résean implicite. Les arcs du réseau implicite sont ensuite modélisés par chacun des mou-
vements de (i,7) vers (j,k) présents dans le réseau original. La figure 1.11 nous donne un

exemple de cette transformation appliquée sur le réseau de la figure 1.10. Bien que cette
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Figure 1.11: Réseau implicite.

approche ne considére pas explicitement les interdictions de virage, on peut représenter ces
mouvements en affectant un colt infini & la variable d;;; correspondante.

La figure 1.12 nous montre le résultat de la modélisation explicite proposée par
Caldwell sur une intersection urbaine typique. On remarque que I'expansion de I'intersection

4 s

Figure 1.12: Modélisation des mouvements 3 une intersection.

peut devenir facilement assez complexe. Sur de grands réseaux, l'utilisation de cette stratégie
peut étre coiiteuse en espace mémoire et en temps de calcul en raison de la dimension que
peut prendre le réseau implicite. Caldwell n’a pas formulé d’algorithme pouvant étre utilisé
directement pour le calcul des plus courts chemins dans des réseaux avec pénalités de virages.
Par conséquent, aucun résultat numérique n’est présenté dans son article.

L’idée de modéliser explicitement les mouvements aux intersections dans le but d’uti-
liser un algorithme conventionnel de calcul des plus courts chemins fiit aussi adoptée par
Yagar [54]. En fait, I'idée de Yagar permet d’éliminer correctement les mouvements inter-
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dits. Toutefois, Easa [23] montre que l'algorithme proposé introduit d’autres mouvements

habituellement non permis (virages en U) dans les réseaux urbains.

1.3.2 Traitement implicite des mouvements aux intersections

Kirby et Potts [37] sont les premiers & proposer une approche travaillant sur la structure
originale du réseau. Dans cette approche, nous posons dg,a, = 00 si le mouvement de
Yarc a; = (i,7) vers larc az = (j,k) est interdit et, pour dg, ., prenant une valeur finie,
on doit nécessairement avoir que i # k. Un chemin admissible P est une séquence d’arcs
a1,asg, a3, ..., ax, distincts tels que dopa,,, < 00,n =1,2,...,k—1. Le colit Cg,q, d’'un chemin

admissible de I’arc a; jusqu’au début de l'arc ay est donné par:

k—1
Carap, = Z(dan s da'n-an+l)'

n=1

Le probléme est de déterminer les plus courts chemins pour un arc donné a; vers chaque
arc a; € A.
L’approche qu’ils proposent est basée sur le travail de Caldwell [9] et elle est formulée

dans le théoréme suivant:

Théoreme: Pour un arc donné a, et pour tous les arc a € A, les coiits C; , des plus

a1

courts chemins sont l'unique solution des équations fonctionnelles

Ca'la'k = mina.-eB(ak){Calai " da.' + da.-ak}’ ag 7& ay,
Ca1a1 =0

si, et seulement si, il n’eziste pas de circuit de coiit négatif.

L’ensemble B(ax) contient les arcs a; tels que dg;q, < 00. Ces équations fonctionnelles
peuvent étre résolues par un algorithme de calcul des plus courts chemins conventionnels.
Cependant, les auteurs ne fournissent aucun resultat numérique permettant de vérifier les
performances de leur méthode. Il est important de noter que cette approche calcule les
plus courts chemins d’un arc origine vers la fin de chaque arc contrairement aux méthodes
traditionnelles qui visent 4 déterminer 'arborescence des plus courts chemins reliant un
noeud origine avec tous les autres noeuds du réseau. Cette approche associe donc une
étiquette & chaque arc du réseau.

Une autre méthode évitant la modification du réseau original fiit proposée par Easa

[23]. L’approche de Easa vise & déterminer les plus courts chemins dans un réseau compor-
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tant certaines intersections oll un ou plusieurs mouvements sont interdits. Pour i € N, on
définit A; (a;) qui représente 'ensemble des arcs entrant au noeud ¢ et pouvant rejoindre
larc a;. Si i € N, alors clairement A; (a;) = A; . On suppose que les noeuds origines et
destinations i sont dans A et on pose A; (a;) = #,Va; € A, de maniére & prévenir toute
transition par ces noeuds. Supposons que d,, > 0, Va; € A, et soit 'n’f est le coflit du chemin
du noeud origine r au noeud . Pour i € N, on conserve quatre coits correspondant aux
cofits des chemins possibles du noeud origine 7 au noeud i; donc k = 1,2,3,4. Pour ¢ ZN,
seulement un cofit est conservé et, par conséquent 7r£g = 7;. Enfin, définissons P (i) comme
l’ensemble des arcs entrant au noeud i et pour lesquels il est possible de rejoindre le noeud
i au coiit wF.

Un chemin admissible entre le noeud origine r et un noeud j dans le réseau peut étre
défini par la suite de noeuds r = iy,i2, ..., %y, ...,t¢ = J (pas nécessairement distincts) et la
suite a1, ag, ..., g, ..., d’arcs distincts dans A, telles que a; € A; (ai41) pour iy € N, ot g
et a;, 1 sont respectivement I'arc entrant et 'arc sortant du noeud ,. Le cotit de ce chemin
admissible est donné par Y -, dg,. L’algorithme proposé par Easa s’applique a résoudre les

équations fonctionnelles énoncées dans le théoréme suivant:

Théoréme: Les coils des plus courts chemins du noeud r vers tous les autres noeuds
j € N du réseau comportant un ensemble N C N de noeuds avec mouvements interdits
et un coiit positif d,, pour chaque arc a; = (i,j) € A sont représentés par {unique

solution des équations fonctionnelles

o= 0;
7r;-c = min {7 +da}, 7 # 75
i:(4,J)EA;

= minPk(i)eA,-‘(al) 7rf, ie N
i — L
T3y { gN

On peut remarquer que si N =0, alors ces équations correspondent aux équations d’opti-
malité formulées par Bellman [5] et décrivent les plus courts chemins dans un réseau sans
mouvement interdit.

Les résultats obtenus par Easa semblent montrer que sa procédure est efficace.
Cependant, 'algorithme suggéré ne considére pas le cas ou les intersections contiennent

également des mouvements pénalisés. L'utilisation de cette procédure est donc limitée puis-
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qu’en pratique il est souvent nécessaire de considérer des réseaux possédant des pénalités
associées aux mouvements aux intersections.

Une variante de P’algorithme proposé par Kirby et Potts [37] a été développée par
Spiess [51]. L’algorithme proposé associe également des étiquettes aux arcs contrairement
4 un algorithme conventionnel qui procéde & un étiquetage sur les noeuds. (Son approche
est entre autre utilisée dans le logiciel de planification en transport emme/2 [32].) L’idée
suggérée par Spiess exploite le fait que les mouvements pénalisés ou interdits ne se trouvent
que sur un sous-ensemble de noeuds N C N. Aux autres noeuds de N, tous les mouvements
sont permis sans délai additionnel, & I'exception des virages en U qui sont interdits par
définition. La proposition suivante permet d’exploiter le fait précédent:

Proposition (Spiess): Soit (i1,12,43,...,tk—1,%%) la séquence de noeuds décrivant
un plus court chemin P reliant r = i et iy, sur un réseau avec coits positifs sur
les liens et pénalités de virage non-négatives sur un sous-ensemble de noeuds N.
Si le méme noeud i apparait deuz fois dans le chemin P, c’est-a-dire i = iy = in,
ot m < n, alors il existe un noeud i,y € N avee m' < m et un noeud iy € N

avec ' > m.

Preuve: Procédons par contradiction. Supposons qu’il n’eziste pas de noeuds iy
et iy, Ceci implique que le chemin P = (i1,92, .y im—1,0m = bnyinily-mrik)
est un chemin qui ne contient aucun noeud apporienant a N. La longueur du
chemin P est alors la somme de la longueur du chemin P’ et la longueur circuit
(frmy Srmt1y oy bne1,dn = im). Puisque ce circuit contient au moins deuz arcs, so
longueur est strictement positive. Ceci implique que le chemin P! est un chemin
de plus petite longueur que le chemin P. Ce qui contredit le fait que le chemin P

est un plus court chemin.

Ce résultat implique que nous n’avons plus & considérer les arcs a = (4,5) quand le plus
court chemin de Porigine r au noeud j est connu et ne contient pas de noeuds i’ € N. Ceci
permet de réduire considérablement 'effort requis pour calculer les plus courts chemins
4 partir d’une origine 7 vers toutes les destinations. En effet, cette observation permet
d’éliminer les chemins vers des arcs qui ne peuvent pas faire partie d'un plus court chemin
d’une origine vers une destination.

Etant donné un sous-ensemble N' € A de destinations g. Soient 7, le coiit d'un
plus court chemin de I’origine r jusqu’a la fin de l'arc a = (i, j) € A et m, le colit d’un plus
court chemin de Dorigine r jusqu’a la destination ¢. Soient Q, 'ensemble des arcs qui ont

été rejoints (arcs candidats) et b, (by) 'arc prédécesseur de l'arc a (de la destination g).
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Etant donné que cet algorithme utilise une technique d’eztensions sélectives (on choisit I'arc
a possédant la plus petite étiquette parmi les arcs de I’ensemble Q), il est possible d’utiliser
les structures de données présentées 4 la section 1.1.4 pour implanter cet algorithme. Enfin,
soit ¢;, i € N qui prend la valeur 1 si le chemin de r & 4 (inclusivement) ne contient pas de
noeud i’ € N et 0 autrement. L’algorithme s’écrit alors comme suit:

1. Initialisation
g = 00,bg = 00, Vg € N;
=0, i€EN—p; dp=1;
T = 00,ba = 00, Ya € A — AF;
7o = da,ba = 0, Ya € Af;
@= At
2. Sélection des arcs a traiter
tant que Q # @ faire
déterminer @ = (i, j) € Q tel que 7z < ™, Va € A
si j € N, alors aller & 3
si j € N, alors aller & 4
autrement aller & 5
Q=0Q-{ah
3. Noeud j est une destination
g = Wa; bg = @;
4. Noeud j est une intersection
pour a = (5, 1) € A;-" tels que ¢; = 0 faire
si 7z + daa + da < 7, alors
T = Tz + daa + da;
b, = a;
Q=0+ {a};
5. Noeud j est un noeud régulier
pour a = (j, 1) € A tels que I # i faire
si mg + do < 7, alors

Mg = Tg +du;

be = a;
Q=0+ {a};
¢i = ¢i;

L’optimisation visant 4 éliminer les arcs inintéressants est effectuée au moyen de la variable
¢ associée & chaque noeud. Il est également important de noter que cet algorithme s’assure
de ne pas considérer, dans le cas ol le noeud terminal du lien traité est un noeud régulier,

les chemins contenant des virages en U. (Lorsque le noeud terminal du lien considéré est une
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intersection, il n’est pas nécessaire d’éviter le mouvement en U puisque seuls les mouvements
permis sont définis pour cette intersection.) Cette caractéristique ne fait que rendre le
comportement de D'algorithme plus réaliste. Les expérimentations réalisées par Spiess lui
permettent de conclure que, dans le cas ou N = 0, Pélimination de certains arcs produit
un algorithme qui n’est que légérement plus lent qu'un algorithme avec étiquettes sur les
noeuds.

Dans le but de calculer les plus courts chemins dans un réseau ou les virages pénalisés
sont définis pour un sous-ensemble de noeuds, Della Valle et Tartaro [17] proposent un
algorithme effectuant un étiquetage mixte, c’est-a-dire que des étiquettes sont associées aux
noeuds ainsi qu'aux arcs. L’algorithme hybride qu’ils suggérent permet, comme celui proposé
par Spiess, de calculer les plus courts chemins & partir d’une origine r vers un sous-ensemble

de noeuds destinations. On peut le résumer de la fagon suivante:

1. Sélection du noeud ou de 'arc a traiter
tant que Q # @ faire
sélectionner le premier élément de la liste @
si c’est un noeud, aller & I’étape 2
si c’est un arc, aller & ’étape 3
2. Traitement d’un noeud ¢
pour chaque arc (i, j) € A7 faire
si 7 est un noeud pénalisé, aller & ’étape 2a
si j est un noeud non pénalisé, aller & 1'étape 2b
2a. Le noeud j est pénalisé
pour chaque arc a = (j, k) € A] faire
si mq > m; + dij + dij, alors me = mi + dij + diji;
2b. Le noeud j est non pénalisé
si w; > mi + dij, alors m; = m; +dij;
3. Traitement d’un arc a = (i, j)
si j est un noeud pénalisé, aller & 1'étape 3a
si j est un noeud non pénalisé, aller & I’étape 3b
3a. Le noeud j est pénalisé
pour chaque arc @ = (j, k) € A} faire
si ma > 7a + dij + dijk, alors mzg = ma + dij + dijk;
3. Le noeud j est non pénalisé

si w; > wa +dij, alors m; = 7. + dig;

Afin de comparer les performances de leur algorithme, Della Valle et Tartaro ont implanté

une approche utilisant un étiquetage sur les noeuds jumelé & une expansion du réseau
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(modélisation explicite des virages) ainsi qu'une approche utilisant un étiquetage sur les arcs.
Les expérimentations réalisées sur deux réseaux urbains relativement petits leurs permettent
de conclure que I'algorithme hybride est trés compétitif vis-a-vis les deux autres approches
implantées. En fait, leur algorithme domine le premier type d’approche lorsqu’au moins
30% des intersections sont pénalisées, tandis qu’il domine toujours 'approche utilisant un
étiquetage sur les arcs lorsqu’un certain pourcentage de noeuds sont non pénalisés. Lorsque
tous les noeuds sont pénalisés, les temps d’exécution de l'algorithme hybride et de celui
avec étiquettes sur les arcs coincident tandis que 'approche avec étiquettes sur les noeuds
obtient un temps d’exécution 15% plus élevé.

Bien que les résultats présentés laissent entendre que cet algorithme hybride est
plus performant qu'une approche utilisant seulement un étiquetage sur les arcs, quelques
caractéristiques importantes de la méthode hybride doivent étre prises en considération avant
de conclure & sa supériorité. D’abord, cet algorithme utilise une deque comme structure
de données lui permettant de conserver les noeuds et les arcs candidats. L'utilisation de
cette structure de données ne permet pas de terminer le calcul des plus courts chemins
lorsque toutes les destinations sont atteintes. Une autre caractéristique importante repose
sur la maniére dont les étiquettes sont affectées sur les arcs. En effet, contrairement a
'approche suggérée par Spiess qui associe des étiquettes & la fin des arcs, cet algorithme
donne des étiquettes au début des arcs. Par conséquent, méme une nouvelle implantation
de cet algorithme utilisant une technique d’ertensions sélectives ne pourrait profiter des
optimisations possibles dans le cas de 1'algorithme proposé par Spiess.

En conclusion, si 'on veut déterminer les plus courts chemins & partir d’une origine
vers tous les noeuds, alors I'algorithme hybride s'avére un meilleur choix qu'un algorithme
avec étiquetage sur les arcs (comme celui proposé par Spiess). Cependant, cet algorithme
hybride ne s’'avére pas la meilleure option dans le cas ol seul un sous-ensemble de noeuds
destinations doivent étre considérés.

Récemment, Ziliaskopoulos et Mahmassani [58] ont proposé un algorithme procédant
par ajustements progressifs et modifié de fagon & tenir compte des délais et des mouvements
interdits aux intersections. Leur algorithme est basé sur une extension de la structure d’ad-
jacence utilisée normalement pour représenter les réseaux. Pour chaque noeud j, ils con-
sidérent 'ensemble des mouvements vers les noeuds k : (j,k) € .A;-" et, & chacun de ces
mouvements, ils associent le délai djjx qui représente le délai associé au mouvement au
noeud j vers le noeud k lorsque l'on vient du noeud ¢. Une valeur infinie est donnée aux
délais correspondant aux mouvements interdits. Pour chaque noeud j, on maintient IA;' |+1

étiquettes 7r;? qui repésentent la longueur d’un plus court chemin jusqu’a j lorsque le noeud
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destination est le noeud k. A chaque itération, nous avons les |.Aj| premiéres étiquettes qui
représentent des bornes supérieures sur les plus courts chemins de P'origine au début des
arcs sortant du noeud j et la (|.Aj| + 1)™e étiquette, notée simplement 7;, qui conserve
la valeur du plus court chemin terminant exactement au noeud j. La procédure proposée
procéde de la méme facon qu’un algorithme d’ajustements progressifs conventionnel. Si au
moins une des étiquettes du noeud j est modifiée, alors le noeud j est inséré dans une liste*.

L’algorithme cherche 3 résoudre les équations fonctionnelles suivantes:

ok mini:(i,j)E.Aj_ dijk, —|-dij + 71‘1-7, Vi€EN, k: (j,k) (S .A;_
! =0, Vk: (p, k) € Af

o1 7 est le noeud origine. Ziliaskopoulos et Mahmassani font remarquer que cette approche
satisfait le principe d’optimalité. En effet, au meilleur chemin de P'origine r au noeud j en
direction du noeud k correspond le meilleur chemin au noeud ¢ en direction du noeud j.

Soit Q une liste contenant les noeuds & visiter. Alors ’algorithme est le suivant:

1. Initialisation
=00, Vi€N, j:(i,j) € AF;
=0, Vk: (r,k) € A}
Q={rk
2. Etape principale
si Q@ = @, alors aller & 4
sélectionner le premier noeud i de la liste Q
pour chaque noeud j : (1, §) € A faire
pour chaque noeud k : (j, k) € A] faire
simh > dix +dij + 1!"3 alors remplacer ﬂf par la nouvelle valeur d;j; + dij + s
(pour le mouvement terminal au noeud j)
si m; > dij + mJ, alors remplacer 7; par la nouvelle valeur di; + ¥
si au moins une des étiquettes 7r_,',-° a été modifiée, alors le noeud j est inséré dans Q;
3. Répéter 1'étape 2

4. L’algorithme est terminé

Dans leur implantation de cet algorithme, Ziliaskopoulos et Mahmassani utilisent
la structure de données deque. Les résultats qu'ils obtiennent leur permettent de conclure
que leur algorithme performe mieux que 1'utilisation d’un algorithme conventionnel sur un

réseau dont les mouvements aux intersections ont été explicités et qu’il est également plus

*Voir section 1.1.3.
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efficace qu'une procédure utilisant une technique d’extensions sélectives. Une observation
attentive de I'algorithme proposé par Ziliaskopoulos et Mahmassani permet cependant de
constater que cette approche est équivalente & celle consistant & associer des étiquettes au
début des arcs et jumelée & une recherche par parcours arriére (backward star). Ainsi, dans
un résean o N' = N, le nombre d’étiquettes traité par cet algorithme est équivalent & celui
traité par une méthode associant des étiquettes aux arcs. Si, de plus, seul un sous-ensemble
d’origines doit étre traité, alors il est plus avantageux d’utiliser une méthode d’extension

sélective jumelée & un étiquetage sur les arcs.



Chapitre 2

Implantations séquentielles
d’algorithmes de calcul des plus
courts chemins statiques et

temporels

ans ce chapitre, nous nous intéressons & I'implantation séquentielle d’algorithmes de

calcul des plus courts chemins statiques et temporels traités au chapitre 1. Dans le cas
statique, nous présentons des implantations d’algorithmes pour le calcul des plus courts che-
mins «conventionnels> et des implantations d’un algorithme considérant les délais et les in-
terdictions aux intersections. Dans le cas temporel, trois algorithmes récemment développés
sont implantés.

Le contexte de planification des transports nous procure un cadre pratique pour
le développement de nos implantations. L’objectif de ce chapitre est de fournir des outils de
base (outils de calcul des plus courts chemins) pouvant étre utilisés par des modéles de pla-
nification plus complexes (modeles d’équilibre dans les réseaux [24], modéles de simulation
[4], etc).

La premiére section de ce chapitre discute du langage de programmation choisi, de
la modélisation des données et de I'environnement de travail utilisé lors du développement
et des expérimentations. Les implantations d’algorithmes de calcul des plus courts che-
mins statiques sont présentées dans la section 2.2 tandis que la section 2.3 s’attarde aux

implantations d’algorithmes de calcul des plus courts chemins temporels.
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2.1 Langage de programmation, modélisation des données et

environnement de travail

Le processus de développement d’une implantation comprend généralement une étape pré-
liminaire trés importante impliquant, d’une part, le choix du langage de programmation et,
d’autre part, la facon de représenter les données. Le choix du langage de programmation est
une phase déterminante, puisqu’elle restreint les possibilités du programmeur aux capacités
du langage choisi. De son c6té, la phase consacrée & la modélisation des données a également

un impact important puisque les données doivent pouvoir étre traitées efficacement.

2.1.1 Langage de programmation

Le choix du langage de programmation constitue la phase initiale de notre processus de
développement. Le type d’application considéré, le niveau d’efficacité nécessaire et le degré
de réutilisation désiré sont, entre autre, des questions que ’on doit se poser préalablement.
Cette réflexion a comme objectif de faire ressortir les aspects que 'on juge importants.
Dans notre cas, le langage de programmation orienté objet C++ [53] a été retenu pour
diverses raisons. Comme les langages de programmation FORTRAN et C, le langage C++
permet de développer des applications pour lesquelles la performance est jugée importante.

Cependant, notre choix est également motivé par les raisons suivantes:

e le concept de classe présent dans le langage C'++ rend les programmes plus faciles
A lire, 4 maintenir et a réutiliser;

e plusieurs mécanismes offerts en C'++, comme I'héritage et les types paramétrés

(template) permettent une réutilisation du code et une généralisation de son
utilisation;
e la souplesse offerte par le langage C++, comparativement aux langages C et

FORTRAN, a trés peu d’impact (s'il y en a) sur la performance.

En fait, le langage de programmation C'++ est maintenant le langage utilis¢ pour le dé-
veloppement d’applications d’envergures. Choisir ce langage de programmation ne fait que
confirmer le désir de développer des applications performantes et durables.

Dans les sections qui suivent, nous présentons les codes C++ associés a nos implan-
tations. Dans la mesure du possible, des identificateurs significatifs ont été utilisés afin de

rendre les programmes lisibles par toute personne n’ayant pas nécessairement une connais-
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sance approfondie du langage C++. Cependant, quelques opérateurs peuvent étre inconnus

et sont donc définis préalablement:

e *: utilisé pour définir un pointeur sur un type quelconque;

e .ou —: utilisés pour accéder & une méthode ou aux champs d’une classe (struc-

ture);

e new: permet d’allouer 'espace nécessaire a la création d’un objet de type défini.

2.1.2 Modélisation des données

Dans cette partie, nous traitons de la modélisation des données, c’est-a-dire des réseaux de
transport. Notre discussion débute d’abord par une description des composantes des réseaux
de transport utilisés. Nous poursuivons ensuite en définissant notre fagon de représenter ces
réseaux de transport et en donnant les caractéristiques des réseaux de transport utilisés

pour tester nos implantations.

Composantes d’un réseau de transport

Etant donné le contexte précis dans lequel ce mémoire est réalisé, nous adoptons une ter-
minologie relativement commune dans le domaine du transport. Considérons le réseau de

la figure 2.1. Ce réseau est composé de quatre noeuds (nodes), six liens (links) et trois vi-

Figure 2.1: Exemple de réseau.

rages (furns) pénalisés définis explicitement. Parmi I'ensemble des noeuds, nous dénotons
par centroide (centroid) une zone origine et/ou destination. Dans la modélisation d'un

réseau, on représente le centroide comme un noeud virtuel connecté a un ou plusieurs noeuds
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et par lequel il n'est pas possible de transiter. Les noeuds 1 et 4 de la figure 2.1 pourraient,
par exemple, agir comme deux centroides.

Enfin, parmi I’ensemble des noeuds qui ne sont pas des centroides, on définit par
intersection, un noeud dont au moins un virage est pénalisé et par noeud régulier, un
noeud ou tous les mouvements sont permis sans délai additionnel. Les concepts d’intersec-
tion et de noeud régulier sont implicites, c’est-a-dire qu'ils n’apparaissent pas explicitement
dans la définition du réseau. (Ces concepts sont généralement utilisés dans la conception

d’algorithme traitant les délais et les interdictions aux intersections.)

Représentation des réseaux de transport

Notre fagon de représenter les réseaux de transport doit nous permettre de faciliter notre
travail lors du développement des implantations. La représentation choisie doit également
nous permettre de pouvoir traiter les données efficacement et étre la plus générale possible
afin de favoriser les échanges de données entre différents outils développés.

Nous disposons au Centre de recherche sur les transports (C.R.T.) d’un format
de fichier nous permettant de satisfaire les exigences mentionnées précédemment. Il s’agit
du format de fichier NFF (Network File Format)!. Bien que le format de fichier NFF ait
été congu de maniére & pouvoir représenter divers types de données, il est particulierement
bien adapté & la représentation des réseaux. A titre d’exemple, le réseau de la figure 2.1 a
été représenté 3 l'aide du format de fichier NFF. Le fichier résultant est présenté dans la
figure 2.2. Chaque section (Nodes, Centroids, Links et Turns) contient un certain nombre
d’attributs. Par exemple, la section Nodes comporte trois attributs: un identificateur (ID)
et deux coordonnées (X et Y).

Notre utilisation du format de fichier NFF' se justifie davantage par la présence
de la librairie de support C++ y étant associée. Cette librairie de support permet un
traitement efficace des données et facilite le développement d’outils utilisant ces données. Par
exemple, il est possible d’accéder facilement et efficacement aux listes de liens incidents vers
'extérieur (ou vers 'intérieur) d’un noeud. Ce genre d’opération apparait trés fréquemment
dans les algorithmes concernant les problémes de réseaux. Aprés un traitement particulier
des données du fichier présenté dans la figure 2.2 & D'aide de la librairie, nous obtenons
un nouveau fichier (figure 2.3) contenant certaines informations additionnelles. La section
Nodes contient maintenant les listes des liens sortants et entrants pour chacun des noeuds

du réseau. De méme, la section Links contient, pour chaque lien, les listes de virages sortants

'Une documentation détaillée du format de fichier NFF est disponible & I’adresse WWW suivante:
hitp : / Jwww.crt.umontreal.ca/ " lab_sit/DOC — NFF.



<nff 30>
<title>exemple</title>
<section Nodes>
<structure>
long ID;
Moat X3
fMloat Y3
</structure>
<data>
1,23.45, 34.45;
2, 44.67, 44.123
3, 1234, 66.90;
4, 43.68, 44.22;
</data>
</structure>
</section>
<section Centroids>
<structure>
long ID;
ref Nodes Node;
</structure>
<data>
L1
243
</data>

</section>

<section Links> <section Turns>
<structure> <structure>
long ID; long ID;
ref Nodes From; long At;
ref Nodes To; ref Links From;
float Cost; ref Links Tog
</structure> float Cost;
<data> </structure>
1,123; <data>
2,134; 1.2,15.3;
3.2,32; 2.2,13,1;
432,15 3.2,4,5,15
63,413 et
</data> </nff>
</section>

Figure 2.2: Fichier NFF original.

<nff3.0>
«title>exemple</title>
<section Nodes>
«structure>
long ID;
float X;
Moat Y;
ref Centroids Centroid;
(ref) Links IncomingLinks;
(ref) Links OutgoingLinks;
</structure>
<data>
1,23.45, 34451,0,(1,2);
2,44.67, 44.12,-1,(14),(3,5);
3,12.34, 66.90,-1,(2,3),(4,6);
4,43.68, 44.22,2,(5,6),0;
</data>
</structure>
</pection>
<section Centroids>
<structure»
long ID;
ref Nodes Node;
</structure>
<data>
12;
24;
</data>
</section>

<aection Links>
<structure>
long ID;
ref Nodes From;
ref Nodes To;
float Coat;
(ref) Turns IncomingTurns;
(ref) Turns OutgoingTuras;
</structure>
<date>
1,1,2,3,0,(1,2);
2,134,0,0;
3,23,2,(),0;
4,3,2,1,043);
524,2,(1,3),05
634,1,0,0;
</duta>
</section>

Figure 2.3: Fichier NFF modifié.

et entrants. Par exemple, le noeud 2 a deux liens entrants (1 et 4) et deux arcs sortants (3

et 5) tandis que le lien 3 a un virage entrant (2). La librairie de support associée au format

de fichier NFF permet en fait de générer toute I'information généralement nécessaire et ce,

4 partir des données minimales fournies au départ. Notre utilisation du format de fichier

NFF s'appuie donc sur la facilité d’acces a I'information et I'efficacité dans le traitement de

cette information.

Caractéristiques des réseaux de transport utilisés

Afin de vérifier les performances des implantations présentées dans les sections 2.2 et 2.3

ainsi que dans le chapitre 3, nous disposons de données réelles relatives aux réseaux de trans-

port des villes canadiennes de Winnipeg, Ottawa et Montréal. Ces réseaux proviennent de la

banque de données du logiciel planification en transport emme/2 [32]. Les caractéristiques

de ces réseaux sont fournies dans le tableau 2.1

Il ville [ Nb. de noeuds | Nb. de liens | Nb. de centroides | Nb. de virages ||
Winnipeg 1057 2535 338 154
Ottawa 2569 6963 258 703
Montréal 6906 17157 699 490

Tableau 2.I: Caractéristiques des réseaux de transport.
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2.1.3 Description de ’environnement de travail

Dans la suite de ce travail, un certain nombre d’expérimentations visant a étudier le com-
portement des diverses implantations d’algorithmes de plus courts chemins statiques et tem-
porels sont effectuées. Le tableau 2.II donne la description des deux types d’environnement
de travail utilisés lors de ces expérimentations. Nous disposons au C.R.T. de 16 stations

Environnement Nombre de | Mémoire vive | Fréquence de Systeme
processeurs I’horloge d’opération (OS)

SUN SPARC Ultra 1/140 1 64 Mb 140 MHz SOLARIS 2.5 "

SUN SPARC Server 1000 8 256 Mb 40 MHz SOLARIS 2.5 ”

Tableau 2.II: Environnements de travail utilisés.

de travail SUN SPARC Ultra 1/140 connectées sur un réseau Ethernet 100 Mbits/sec. La
performance de ces machines ainsi que de la configuration du réseau seront particuliérement
utiles lors du traitement paralléle 2. Le SUN SPARC Server 1000 est une machine & 8 pro-
cesseurs 4 mémoire partagée 3. En plus d’étre aussi trés utile pour le traitement paralléle, cet
environnement de travail nous donne la possibilité d’utiliser des réseaux de taille importante
puisque nous avons accés & 256 Mo de mémoire vive. Enfin, pour conclure cette section,
notons que toutes les implantations présentées dans ce travail sont compilées & l'aide du
compilateur SUN C++.

*Voir chapitre 3.
3La section 3.1 du chapitre 3 définit ce type d’architecture.
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2.2 Implantations séquentielles d’algorithmes de calcul des

plus courts chemins statiques

Dans cette section, nous nous attardons A I'implantation séquentielle d’algorithmes de calcul
des plus courts chemins statiques. Cependant, 'objectif n’est pas d’essayer de reproduire
les résultats qui ont déja été obtenus dans les recherches antécédentes ([18, 28, 40, 15]).
Notre objectif est plut6t d’utiliser un langage de programmation orienté objet afin de four-
nir des outils de calcul de plus courts chemins statiques simples, facilement réutilisables et
pouvant répondre & divers besoins et ce, dans un contexte de planification des trans-
ports. Par conséquent, nos implantations sont congues en fonction d’une utilisation sur
des réseaux possédants certaines caractéristiques. Dans un premier temps, nous avons ef-
fectué un certain nombre d’implantations d’algorithmes de calcul des plus courts chemins
<conventionnels>. Ensuite, étant donné le contexte dans le lequel ce mémoire est réalisé,
nous avons également congu des implantations d’un algorithme considérant les délais et les
interdictions aux intersections.

Dauns la premiére partie de cette section, nous discutons bri¢vement des algorithmes
implantés. La deuxiéme partie traite du développement des implantations et, en conclusion,

nous présentons I'analyse des résultats obtenus suite aux expérimentations réalisées.

2.2.1 Algorithmes implantés

Rappelons brievement la notation utilisée dans le chapitre 1. Soit G = (N,.A) un réseau
avec, pour chaque lien a = (4, ) € A, une fonction de longueur (coit) d : A — R. On note
d;; (ou d,) la longueur du lien a = (3, 5). Etant donné un noeud origine r, on définit par 7 (r),
’arborescence de racine r contenant les plus courts chemins de r 4 ¢, pour tous les noeuds i #
r. On définit également A = {(i, ) € A} et A; = {(4,i) € A} représentant respectivement
’ensemble des liens sortant (forward structure) et I'ensemble des liens entrant (backward
structure) au noeud i. Finalement, soit m; (), la longueur d’un plus court chemin de r a
i (de r & a). Le probléme consiste & trouver, & partir d’un noeud origine r, I’arborescence
7T (r) des plus courts chemins vers tous les autres noeuds i € V,i # r.

Algorithmes de calcul des plus courts chemins conventionnels

Parmi les implantations utilisant une technique d’ajustements progressifs, décrites dans la se-
ction 1.1.2, nous considérons celles utilisant respectivement les structures de données queue,

deque et 2queue. Une implantation correspondant 4 une méthode d’extensions sélectives est
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également considérée. Il s’agit d’une l'implantation avec monceau. Pour chacune de ces

structures de données, des implantations utilisant une recherche par parcours avant (for-

ward star) et une recherche par parcours arriére (backward star) sont réalisées. Rappelons

que dans le cas de la recherche par parcours avant, les plus courts chemins sont calculés a
partir d’un noeud origine vers tous les autres noeuds tandis que, dans le cas de la recherche
par parcours arriére, le calcul des plus courts chemins est effectué pour un noeud destination
3 partir de tous les autres noeuds.

Dans le cas de 'implantation avec monceau, une spécialisation de l’algorithme est
également implantée. Cette spécialisation permet de calculer les plus courts chemins vers ou

4 partir d’un ensemble restreint de noeuds (centroides), selon le type de recherche implantée.

Algorithme de calcul des plus courts chemins considérant les délais et les inter-

dictions au intersections

Un certain nombre d’algorithmes de calcul des plus courts chemins considérant les délais
et les interdictions aux intersections ont été congus jusqu'a maintenant. Parmi ceux-ci,
nous avons choisi celui proposé par Spiess® puisqu'’il s’est avéré, jusqu'a présent, un des
plus efficaces. Initialement, cet algorithme fiit congu pour étre utilisé dans une approche
permettant de résoudre le modeéle d’affectation d’équilibre dans un réseau urbain a demande
fize avec pénalités de virages sur les noeuds d’intersection [51]. L’approche de résolution
en question implique en fait le calcul des plus courts chemins reliant seulement chaque
paire origine/destination du réseau. Par conséquent, I'algorithme développé par Spiess
se termine dés que toutes les destinations sont atteintes. De plus, lors du calcul, il ne
considére que les liens pouvant faire partie d’un plus court chemin vers une destination.
Contrairement aux méthodes de calcul conventionnelles qui associent des étiquettes
aux noeuds, P'approche développée par Spiess procéde en donnant des étiquettes aux liens.
Soient une origine r et un ensemble de destinations g, soient 7, (7¢), le coit d’un plus court
chemin de origine 7 jusqu’a la fin du lien a = (i,5) € A (jusqu’a la destination ¢ € D) et
ba (bg), le lien précédant le lien a (la destination g). Définissons également @, 'ensemble
des liens qui ont été rejoints (liens candidats). Enfin, soit ¢;, i € A qui prend la valeur
1 si le chemin de 7 & ¢ (inclusivement) ne contient pas de noeuds k € N et 0 autrement.

L’algorithme s’écrit alors ainsi:

“Voir section 1.3.2.
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1. Initialisation
mg = 00,by = —1, Vg € D;
¢ =0, iEN—71; ¢r=1;
Mo = 00, bs = —1, Va € A— A];
e = da,Va € AT ;
Q=Atf
2. Sélection des liens & traiter
tant que Q # @ faire
déterminer @ = (4,j) € Q tel que 7z < mq,Va € A
si j € D, alors aller 4 3
si j € N, alors aller a 4
autrement aller & 5
2=09-{a}
3. Noeud j est une destination
Tq = Ta; bg = @;
4. Noeud j est une intersection
pour a = (j,1) € A;-" tels que ¢; = O faire
si 7a + daa +da < ma alors
o = 7a + daa + da;
be = @;
Q=0+ {a}
5. Noeud j est un noeud régulier
pour a = (§,1) € A;' tels que [ # i faire
si wg + da < ma alors

Ta = Wa + da;

be = a;
Q=0+ {ah
$j = ¢i;

Bien que cet algorithme s'avére trés efficace pour le modéle pour lequel il a été
congu, d’autres modeles de planification routiére peuvent avoir des besoins différents. Par
exemple, il peut étre intéressant d’avoir un algorithme permettant de donner une étiquette
4 chaque lien du réseau. (Rappelons que l'algorithme de Spiess ne donnera pas d’étiquettes
permanentes aux liens qui ne font pas partie d'un plus court chemin vers une destination.)
Plus spécifiquement, dans certains modeles de simulation, il est nécessaire de connaitre les
cofits des plus courts chemins reliant chaque lien du réseau & un ensemble de destinations
données. Ce type de comportement peut étre obtenu & partir de I'implantation avec mon-
ceau de Palgorithme de Spiess. Il suffit dans ce cas de ne pas utiliser la variable ¢; associée
4 chaque noeud et de poursuivre les calculs méme si toutes les centroides sont atteints. Ce
comportement peut également étre obtenu & 'aide d’une implantation utilisant une tech-

nique d’ajustements progressifs. En effet, ce type d’implantations visitera nécessairement
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chaque lien du réseau, méme dans le cas olt seuls les plus courts chemins vers ou a partir
d’un sous-ensemble de noeuds (centroides) sont nécessaires.

Nous proposons donc, dans cette section, différentes implantations basées sur cet
algorithme. Dans un premier temps, nous présentons des implantations avec queue, deque
et 2queue, ainsi qu’avec monceau. Ce premier type d'implantations se concentre sur le calcul
des plus courts chemins d’un noeud origine vers chaque lien du réseau ou & partir de chaque
lien du réseau vers un noeud destination. Ensuite, dans le but d’obtenir une implantation se
spécialisant dans le calcul des plus courts chemins d’un noeud origine vers un sous-ensemble
de noeuds (centroides), ou & partir d’un sous-ensemble de noeuds (centroides) vers un noeud
destination, nous présentons des implantations avec monceau basées sur l'idée originale de
Spiess. Comme précédemment, les deux types de recherche (parcours avant et parcours

arriere) sont implantés dans chaque cas.

2.2.2 Développement des implantations

Remarque: Etant donné la similitude existant entre les implantations effectuant une recherche
par parcours avant et celles effectuant une recherche par parcours arriere, seuls les détails

concernant le premier type d’implantations sont donnés.
yp p

Comme il a déja été mentionné dans la section 2.1.1, le développement des implanta-
tions a été effectué A I’aide du langage C++. L’utilisation de ce langage orienté objet permet
de développer des outils efficaces pouvant é&tre réutilisés aisément par d’autres outils. En
fait, plusieurs caractéristiques du langage facilitent la conception, I'entretien et 1'utilisa-
tion des classes développées. Entre autre, afin d’éviter la duplication de I'information et de
«simplifiers le développement, il est possible d’utiliser le concept d’héritage.

La figure 2.4 permet de visualiser la hiérarchie reliant les classes développées. Auplus
haut niveau, nous retrouvons les classes SP et SPT. Ces classes regroupent respectivement
les outils de calcul des plus courts chemins conventionnels (SP) et ceux considérant les délais
et les interdictions aux intersections (SPT). Au deuxiéme niveau, une classification selon le
type de recherche (parcours avant ou parcours arriére) est effectuée. Dérivant de la classe SP
(SPT) on retrouve les classes FORWARDSP (FORWARDSPT) et BACKWARDSP
(BACKWARDSPT). Les outils de calcul des plus courts chemins se retrouvent bien
entendu au niveau inférieur de la hiérarchie. La classe SP comprend donc les outils de
calcul de plus courts chemins «conventionnels», c’est-a-dire qu'’ils calculent les chemins
reliant des paires de noeuds en ne considérant pas les délais et les interdictions qui peuvent
exister aux intersections. Par contre, les outils appartenant & la classe SPT considérent les
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Figure 2.4: Hiérarchie des classes développés.

mouvements pénalisés et interdits aux intersections. De plus, 'algorithme utilisé procéde en
associant des étiquettes aux liens. Cette caractéristique est importante puisqu’elle permet,
dans le cas de certains outils, de connaitre le colit des plus courts chemins vers chaque lien
ou & partir de chaque lien. Par exemple, dans le cas d’un modele de simulation, ce genre
d’information est essentiel puisqu'un véhicule se trouvant sur un lien quelconque doit étre
en mesure de connaitre le colit du meilleur chemin vers la destination & partir de ce lien.
Si ’algorithme utilisé donne des étiquettes aux noeuds, alors il est plus difficile d’obtenir

l'information désirée.

Méthodes® Fonctionnalités

FSP?? (NFF&); Constructeurs.

FSP2e ();

void setNetwork (NFF&); Permet de sélectionner un réseau.

void sp (const long id, float* a, Calcule les pecs a partir d’un noeud origine
int* b); vers tous les noeuds (toutes les destinations).

NFF* network () const; Donne acces a 'objet NFF,

void setCostLink (float*); Permet de sélectionner les coits sur les liens

int numberOfLinks () const; Donne accés a I'information concernant le reseau.

int numberOfNodes () const;

int numberOfCentroids () const;

*Des caractéres ?? sont placés pour éviter de nommer chacune des classes
concernées.

Tableau 2.11I: Interface partagée par les classes dérivées de la classs FORWARDSP.

Toutes les classes représentant chacun des outils partagent une méme interface. De
cette facon, nous facilitons d’une part, 'utilisation de ces outils et d’autre part, le travail

de mise & jour de la hiérarchie. Bien sir, le comportement de certaines méthodes varie en
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fonction du type de recherche (parcours avant ou parcours arriére) utilisé. Toutefois, c’est
parfois le prix qu’il faut payer lorsque I'on désire unifier I'interface. Les tableaux 2.11I et
2.1V présentent respectivement I'interface unique partagée par les classes dérivant de FOR-
WARDSP et FORWARDSPT. La méthode sp(-) du tableau 2.III accepte trois parametres.

Méthodes?® | Fonctionnalités

FSPT?¢ (NFF&); Constructeurs.

FSPT?? ();

void setNetwork (NFF&); Permet de sélectionner un réseau.

void sp (const long id, float* a, Calcule les pces & partir d’'un noeud origine
int* b, int* c); vers tous les noeuds (toutes les destinations) en

considérant les délais aux intersections.

NFF* network () const; Donne accés a 'objet NFF.

void setCostLink (float*); Permet de sélectionner les coiits sur les liens

void setCostTurn (float*); et les virages.

int numberOfLinks () const; Donne accés a I'information concernant le reseau.

int numberOfNodes () const;

int numberOfTurns () const;

int numberOfCentroids () const;

“Des caractéres ?? sont placés pour éviter de nommer chacune des classes
concernées.

Tableau 2.IV: Interface partagée par les classes dérivées de la classe FORWARDSPT.

Le premier paramétre correspond & l'identificateur du noeud origine & considérer. Ensuite,
afin de pouvoir conserver l'information résultant du calcul, la méthode requiert deux vec-

teurs de dimension 7. Ces vecteurs sont définis de la fagon suivante:

e afi]: Coiit du chemin reliant 'origine au noeud ¢;

e bfi]: Noeud précédant le noeud i sur le plus court chemin le reliant & l'origine.

Compte tenu que les entiers et les réels & simple précision requiérent un espace mémoire de
4 bytes sur le type de machines utilisées, I'espace mémoire total nécessaire pour conserver
I'information en question est 2 x 4 x n = 8n bytes.

La méthode sp(-) du tableau 2.IV accepte toutefois quatre paramétres. Le premier
paramétre correspond toujours & I'identificateur du noeud origine & considérer. Cependant,
afin de pouvoir conserver I'information résultant du calcul, la méthode requiert deux vec-
teurs de dimensions m ainsi qu'un vecteur de dimension |C|, ot C est I'ensemble des cen-

troides. Ces vecteurs sont définis de la facon suivante:

e afi]: Cofiit du chemin reliant Porigine & la fin du lien i;
e bfi]: Noeud précédant le lien i sur le plus court chemin le reliant & lorigine;

e cfi]: Lien précédant le centroide i sur le plus court chemin le reliant a I'origine.
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Dans ce cas, 'espace mémoire total nécessaire pour conserver I'information résultant du
calcul des plus courts chemins pour un origine est 2 x 4 x m +4 x |C| = 8m 4+ 4|C| bytes.
L’utilisation d’un outil est relativement simple. En effet, supposons que I'on désire
utiliser 'outil FSPTQUEUE pour calculer les plus courts chemins pour chaque noeud origine
en considérant les virages aux intersections. Alors, le programme C++ correspondant peut

se résumer comme suit:
#include <FSPTQUEUVE.h>

void main ()

{
ifstream inputFile (‘‘winnipeg.nff’’');

NFF network;
inputFile >> network;

FSPTQUEUE tool (network);
int nbLinks = tool.numberOfLinks();
int nbCentroids = tool.number(fCentroids();

float* pathCost = new float# [nbLinks];
int* previousLink = new int[nbLinks];
int* firstLink = new int[nbCentroids];

for (i = 0; i < nbCentroids; i++) {
tool.sp (i, pathCost, previousLink, firstLink);

Dans cet exemple, les méthodes numberOf Links() et numberO f Centroids() sont utilisées
pour connaitre respectivement le nombre de liens et le nombre de centroides dans le réseau.
A Paide de ces informations, nous sommes en mesure de construire les structures (vecteurs)
permettant d’obtenir les résultats du calcul des plus courts chemins. Ensuite, pour chacun
des centroides i, nous utilisons la méthode sp(-) pour déterminer ces plus courts chemins vers
chacun des liens et implicitement, vers chacune des destinations. Il est important de noter
que le premier paramétre transmis 3 la méthode sp(-) doit correspondre & I'identificateur
d’un centroide. Comme on peut le remarquer, ce programme ne conserve pas les résultats du
calcul des plus courts chemins. On suppose en fait qu’une opération quelconque est effectuée
avec les résultats obtenus pour un centroide donné avant d’en traiter un nouveau. Certains
modsles de planification en transport peuvent toutefois exiger de conserver les résultats des

calculs pour chacun des centroides considérés. Dans ce cas, une structure plus coiiteuse en
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espace mémoire devient nécessaire. En effet, pour conserver les résultats des calculs des plus
courts chemins pour chaque centroide, un espace mémoire de |C| % (8m + 4|C|) bytes est
requis.

Dans ce qui suit, nous discutons des implantations avec queue, 2queue, deque et mon-
ceau de la méthode sp(-) pour les classes dérivant de FORWARDSP et de FORWARDSPT.
Dans chaque cas, nous décrivons la structure de données correspondante et nous donnons
les détails importants relatifs 3 'implantation traitée. Les codes C'++ correspondant & 1’im-
plantation de la structure de données ainsi qu’a 'implantation méme de la méthode sp(+)
sont également fournis dans chacun des cas. Afin de rendre la lecture des codes C++ associés
aux implantations plus facile, un certain nombre de variables sont définies préalablement
5. Puisque ces variables sont privées, c’est-a-dire qu’elles sont utilisées uniquement par les
méthodes de la classe 4 laquelle elles appartiennent®, elles sont précédées du caractére

& = P

o _costLinkfi]: coiit du lien i;

o _costTurnfi]: coit du virage i;

e _outgoingLinksfi]: liste des arcs sortant du noeud i;

o _outgoingTurnsfi]: liste des virages sortant du lien i;
o _turnsAtNodefi]: liste des virages présents au noeud i;

e _centroidfil: référence au centroide correspondant au noeud i (vaut -1 s’il n’existe pas
de correspondance);

e _nodeCentroidfi]; référence au noeud associé au centroide i;

e _bestTripCostfi]: coiit du chemin le plus court reliant P'origine et le noeud (centroide) i;
e _fromNode[i]: référence au noeud origine du lien i;

o _toNodefi]: référence au noeud terminal du lien i

o _toLink[i]: référence au lien destination du virage i.

Implantations avec queue

Comme nous 'avons déja vu au chapitre 1, une gueue est une structure de données qui
permet les opérations d’insertion et de suppression respectivement a la fin et au début de la
structure. La figure 2.5 nous permet de voir cette structure de données ainsi que différents
états pouvant apparaitre lors de son utilisation. Trois états de la queue y sont représentés:
Pétat initial et deux états intermédiaires.

51es définitions correspondent & I'implantation avec recherche par parcours avant.
8Pour plus de détails sur ce concept, consulter Stroustrup [53].
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Notre implantation de cette structure de données utilise quatre pointeurs destinés a
gérer les opérations permises. Les pointeurs top et eoq (end-of-queue) sont constants, c’est-
3-dire fixes. Leur fonction est, en quelque sorte, de délimiter ’espace qu’occupe la gueue.
Le pointeur {op pointe sur le début de la queue tandis que le pointeur eog délimite la fin de
la queue en pointant sur la premitre case mémoire & I'extérieur de la structure. D’un autre
c6té, les pointeurs first et end pointent respectivement sur la case mémoire occupée par
le premier élément et sur la premiére case mémoire venant aprés celle qu’occupe le dernier
élément de la queue. Chaque nouvel élément est ajouté dans la case pointée par end. Une
incrémentation (déplacement d’une case mémoire vers la droite) du pointeur end suit chaque

opération d’ajout d’un élément et, une fois le pointeur eog atteint, une mise a jour vers le

| | e l..,
) 0 i T
b =
o [l -] ] -— [T

-d

Figure 2.5: Structure de données queue.

pointeur top est effectuée. Le comportement du pointeur first est trés semblable & celui
du pointeur end. Chaque opération de sélection d’un élément provoque une incrémentation
du pointeur first jusqu’a ce que le pointeur eog soit atteint. Comme précédemment, une
mise & jour vers le pointeur top est effectuée, permettant ainsi de poursuivre le processus.
Evidemment, la queue est vide lorsque first=end.

Afin d’implanter cette structure de données, la classe paramétrée QUEUE<T> a
été développée. L'interface de cette classe est donnée dans le tableau 2.V. Le développement
d’une classe paramétrée se fait en utilisant le concept de template propre au langage C++.
Ce concept permet de créer une classe conteneur dont le type des objets qu’elle contient

doit étre défini préalablement par I'utilisateur. Dans notre cas, il s’agit du type des éléments

contenus dans la queue (int, long, float, double, char, etc).
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Méthodes Fonctionnalités

QUEUE<T> (long size = 0); | Constructeur (un type T doit &tre spécifié) .

void setSize (long size); Permet de choisir l1a taille de la structure.

void flush (); Permet de vider la structure,

T remove (); Permet de retirer le premier élément de la structure.
void insert (T value); Permet d’ajouter un élément.

long size () const; Permet de connaitre la taille de la structure.

int empty () const; Permet de savoir si la structure est vide.

Tableau 2.V: Interface de la classe QUEUE,

template <classe T> _first = _top;
class QUEUE { return value;

long _size, _maxSize; }

T* _queue; else {

T* _first, _end; _first++;

T* -top, .eoq; return value;

}
public: }

void flush() { void insert (T value) {
_first = _end = _top; if (_end == _eoq) {
_size = 0; *_end = value;

} _end = _top;

_size++;
void setSize (long size) { }
_maxSize = size; else {
_queue = new T[size]; *_and = valus;
_top = _queue; _end++;
_sog = _queue+size-1; _size++;
flush(); ¥

} }

T remove () { long size () const { return _size; }
T value = *_first; int empty () const { return _first == _end; }
_size--; }
if (_first = _eoq) {

Etant donné ¢, le nombre de bytes requis par le type T et s la taille de la structure,
alors la création d'un objet de la classe QUEUE< T> requiert 28 + st bytes. (En supposant
qu’un pointeur sur un type quelconque nécessite 4 bytes.)

A) Implantation de la méthode FSPQUEUE:: sp ()
L’implantation de la méthode FSPQUEUE:: sp (-) utilise un objet queue de type

QUEUE< float>. La taille de la queue est fixée & &. Les expérimentations effectuées nous per-

mettent de conclure que cette borne est raisonnable puisque le nombre d’élements présents
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dans la queue n’est jamais trés élevé, comparativement au nombre total de noeuds. Cette
valeur nous assure, dans tous les cas, qu’il n’y aura pas de débordement lors de 'exécution.
L’espace mémoire occupé par 'objet queue est donc 28 + 4% = 28 + 2n bytes.

Afin d’éviter d’insérer un méme élement plusieurs fois dans la queue, 'implanta-
tion associe 4 chaque noeud 4 une variable permettant de savoir si ce noeud i est contenu
dans la structure. Le tableau elementOfQ|-] permet de conserver, pour chaque noeud 4,

Pinformation en question. Pour un noeud i, nous avons que

] 1,si1 € Q;
elementOfQli] = . E i
0, sinon.
void FSPQUEUVE:: sp (const long origin, long currsnt = _gueue->remove();

_element0fQ[current] = 0;

float* bestIripCost, int* nextLink)

// Initialisation

for (int i = 0; i < nbNodes; i++ ) {
nextNode[i] = -1;
bestTripCost[i] = INFINITY;
_element0£Q[i] = 0;

}

bestTripCost [origin] = 0;

long link;
long size = _outgoingLinka[origin].size();
for (i = 0; i < size; i++) {
link = _outgoingLinks([origin] [il;
int node = _toNode[link];
bestTripCost [node] = _costLink[link];
nextNode[node] = origin;
_alement0fQ[node] = 1;

_queue->insert (node);

// Etape principale
vhile (!_queue->empty()} {

float bestCost = bestTripCost[current];

long nextLink;
float newCost;

int size = _outgoingLinks[current].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

nextLink = _outgoingLinks[current][i];
int candidat = _toNode[nextLink];
newCost = bestCost+_costLink[nextLink];

it (newCost < bestTripCost[candidat])} {
bastTripCost[candidat] = newCost;
nextNode [candidat] = current;

if (!'_element0fQ[candidat]) {
_queue->insert (candidat);
_element0£Q[candidat] = 1;

B) Implantation de la méthode FSPTQUEUE:: sp ()

L’implantation de la méthode FSPTQUEUE:: sp (-) utilise également un objet
queue de type QUEUE<float>. La taille de la queue est toutefois fixée & 7 puisque les
éléments 3 insérer dans la structure sont, dans ce cas, des identificateurs de liens. L’espace

mémoire occupé par 1'objet queue est donc 28 + 475 = 28 + 2m bytes.
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Le tableau elementO f Q[-] permet, dans cette implantation, d’associer & chaque lien

i une valeur permettant de savoir si ce lien i est contenu dans la structure. La définition

formelle de la variable est cependant la méme que précédemment.

void FSPTQUEUE:: sp (const long origin,

float* pathCost, int* nextLink, int* firstLink)

// Initialisation

for (int i = 0; i < nbLinks; i++) {
_element0£Q[i] = O;
pathCost [i] = INFINITY;
nextLink[i] = -1;

}

for (i = 0; i < nbNodes; i++ )} {
firstLink[i] = -1;
_bestTripCost[i] = INFINITY;

}

_bestTripCost[origin] = 0;
int nodeOrigin = _nodeCentroid[origin];

long link;
long size = _outgoingLinks[nodeOriginl].size();
for (i = 0; i < size; i++) {
link = _outgoingLinks[nodelrigin] [i];
pathCost [1ink] = _costLink([link];
nextLink[link] = -1;
_element0fQ[link] = 1;

_gqueus->insert (link);

// Etape principale
while (!_queue->empty()) {

long link = _queue->remove();
_slement0fQ[link] = 0;

float costMin = pathCost[link];
long toNode = _toNode[link];

long centroid = _centroid[toNode];

if (centroid != -1) {
if (costMin < _bestTripCost[centroid]) {
_bestTripCost[centroid] = costMin;
firstLink{centroid] = selectedLink;

}

else {

long next;
float newCost;
if (_turnsAtNode[toNode] .empty()) {

// Le noeud terminal est un noeud regulier

int size = _outgoingLinks[toNode].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

next = _outgoingLinks[toNode] [i];

// Virages en U interdits
if (_toNode[nextLink] == _fromNode[link])
continue;

nevCost = costMin+_costLink[next];

if (newCost < pathCost[mext]) {
pathCost [next] = newCost;
nextLink[next] = link;

if (!_element0fQ[next]) {
_queue->insert (next);
_element0£Q[next] = 1;

}
b
¥
else {

// Le noeud terminal est une intersection

long outgoingTurn;
int size = _outgoingTurns[link].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

outgoingTurn = _outgoingTurns [link] [i];
next = _toLink[outgoingTurn];

newCost = costMIn+

_costTurn[outgoingTurn]+

_costLink[next];

if (newCost < pathCost[next]) {
pathCost[next] = newCost;
nextLink[next] = link;
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if (!_element0fQ[next]) { }
_queue->insert (next); }
_element0£Q[next] = 1; }
} }
}

Implantations avec 2queue

Les implantations suivantes utilisent une structure de données légerement plus complexe que
la précédente. Toutefois, 'implantation de cette structure est relativement simple mainte-
nant que nous avons la classe QUEUE<T> implantée. En effet, la structure de données
2queue est simplement constituée d’une combinaison de deux gueues. La figure 2.6 per-

met de voir une représentation de la structure et des pointeurs utilisés pour la gérer. Les

o o} i |-

Figure 2.6: Structure de données 2queue.

pointeurs associés aux deux queues (Ql et Q2) se comportent exactement comme dans
Pexemple de la figure 2.5. Comme dans le cas de la structure queue, nous développons une
classe paramétrée 2QUEUE<T>. Cette classe utilise directement deux objets de la classe
QUEUE<T>.

template <classe T>

class 2QUEUE { _gueuel->setSize (size);
_gqueual->setSize (size);
QUEUE<T> _queuel; flush();
QUEUE<T> _queue2; }
public: T remove () {

if (!_queusl->empty())

void flush() { return _queuel->remove();
else
_queuel->flush(); return _queue2->remove();
_queue2->flush(); }
}

void insertInQl (T value) {
void setSize (long size) {
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_queuel->insert (value); long size () const {
} return _queuel->size()+_queue2->size();
}
void insertInQ2 (T value) {
int empty () const {
_queue2->insert (valus); return _queuei->empty() && _queue2->empty();
} }

Etant donné ¢, le nombre de bytes requis par le type T et s la taille de la structure,
alors le nombre de bytes nécessaires & la création d’un objet de la classe 2QUEUE est
8 + 2(28 + st). L’interface de la classe 2QUEUE<T> est résumée dans le tableau 2.VL

Méthodes Fonctionnalités

2QUEUE<T> (long size = 0); Constructeur (un type T doit &tre spécifié).

void setSize (long size); Permet de choisir la taille de la structure.

void flush (); Permet de vider la structure.

T remove (); Permet de retirer le premier élément de la structure.
void insertInQl (T value); Permettent d’ajouter un élément

void insertInQ2 (T value); (dans Q1 ou Q2).

long size () const; Permet de connaitre la taille de la structure.

int empty () const; Permet de savoir si la structure est vide.

Tableau 2.VI: Interface de la classe 2QUEUE.

A) Implantation de la méthode FSP2QUEUE:: sp (-)

L’implantation de la méthode FSP2QUEUE:: sp (-) utilise un objet 2queue de
type 2QUEUE<float>. Comme dans le cas de I'implantation avec gueue, la taille de la
2queue est fixée & 2. Ce qui implique que l'objet 2queue utilise un espace mémoire de
8 4+ 2(28 + 2n) = 64 + 4n bytes. L’insertion des éléments dans la structure est également
gérée par Détat d’'une variable (elementOfQl[i]) associée & chaque noeud. Toutefois, ce
type d’implantation implique une stratégie particuliére pour l'insertion des élements dans
la structure. Par conséquent, la signification de la variable elementOfQ][i] est légérement
différente. Pour étre en mesure de déterminer dans laquelle des deux queues le noeud 4 doit
8tre inséré, il faut savoir s'il a déjh appartenu ou s’il appartient présentement & la structure.

On définit donc la variable elementOfQ[i] de la facon suivante:

1,811 € Q;
elementOfQ[i] = { —1,si i a déja été dans Q;

0, sinon.



void FSP2QUEUE:: sp (const long origin,
float* bestTripCost, int* nextLink)

// Initialisation

for (int i = 0; i < nbNodes; i++ ) {
nextNode[i] = -1;
bestTripCost[i] = INFINITY;
_element0£Q[i] = 0;

}

bestTripCost [origin] = 0;

long link;
long size = _outgoingLinks[origin].size();
for (i = 0; 1 < size; i++) {
link = _outgoingLinks[origin] [i];
int node = _toNode[link];
bestTripCost [node] = _costLink[link];
nextNode[node] = origin;
_slement0fQ[node] = 1;
_2queue->insertInQ2 (node);

}

// Etape principale
while (!_2queue->empty()) {

long current = _2queue->remove();
_element0fQ[current] = -1;
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float bestCost = bestTripCost [current];

long nextLink;
float newCost;

int size = _outgoingLinks[current].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

nextLink = _outgoingLinks[current] [i];
int candidat = _toNode[nextLink];
newCost = bestCost+_costLink[nextLink] ;

if (newCost < bestTripCost[candidat]) {
bestTripCost [candidat] = newCost;
nextNode [candidat] = current;

if (_element0fQ[candidat] == -1) {
_2queue~>insertIn(l (candidat) ;
_element0£Q[candidat] = 1;

}

else if (!_elementDfQ[candidat]) {
_2queue->insertInQ2 (candidat);
_element0fQ [candidat] = 1;

B) Implantation de la méthode FSPT2QUEUE:: sp ()

L’implantation de la méthode FSPT2QUEUE:: sp (-) utilise également un objet
2queue de type 2QUEUE<float>. Comme les éléments & insérer dans la structure sont

maintenant des identificateurs de liens, la taille de la 2queue est fixée & 5. L'espace mémoire
occupé par I'objet 2queue est alors 8 + 2(28 4 2m) = 64 + 4m bytes. La définition de la

variable elementOf Q[i] est la méme que pour 'implantation précédente. Bien entendu, cette

variable permet, dans cette implantation, d’associer & chaque lien i une valeur permettant

de savoir si ce lien i est contenu dans la structure.

void FSPT2QUEUE:: sp (comst long originm,

float* pathCost, int* nextLink, int* firstLink) 1}

// Initialisation

for (int i = 0; i < mbLinks; i++) {
_elementDfQ[i] = O;
pathCost [i] = INFINITY;

nextLink[i] = -1;

for (i = 0; i < nbNodes; i++ ) {

b

firstLink[i] = -1;
_bastTripCost[i] = INFINITY;



_bestTripCostlorigin] = 0;
int nodelrigin = _nodeCentroid[origin];

long link;
long size = _outgoingLinks[nodeOrigin].size();
for (i = 0; i < size; i++) {
link = _outgoingLinks[nodeOrigin] [i];
pathCost[1ink] = _costLink[1link];
nextLink[1ink] -1;
_element0fQ[link] = 1;
_2queue->insertInQ2 (link);

}

// Etape principale
while (!_2queue->empty(}) {

long link = _2queue->remove();
_element0£Q[link] = -1;

float costMin = pathCost[link];

long toNode = _toNode[link];
long centroid = _centroid[toNode];

if (centroid !'= -1) {
if (costMin < _bestTripCost[centroid]) {
_bestTripCost[centroid] = costMin;

firstLink[centroid] = selectedLink;

}
slse {

long next;

float newCost;
if (_turnsAtNoda[toNode] .empty()) {
// Le noeud terminal est un noeud regulier

int size = _outgoingLinks[toNode].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

next = _outgoingLinks[toNode][i];
// Virages en U interdits
i?f (_toNode[nextLink] == _fromNode[link])

continue;

newCost = costMin+_costLink[next];
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if (newCost < pathCost[next]) {
pathCost [next] = newCost;
nextLink[next] = link;

if (_element0fQ[next] == -1) {
_2queue~>insertInQl (mext);
_elemant0fQ[next] = 1;

}

else if (!_element0fQ[next]) {
_2queue->insertInQ2 (next);
_elementDfQ[next] = 1;

}
else {

// Le noeud terminal est une intersection

long outgoingTurn;
int size = _outgoingTurns[link].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

outgoingTurn = _outgoingTurns[link] [i];
next = _toLink{outgoingTurn];

newCost = costMInt+
_costTurn [outgoingTurn] +
_costLink([next];

if (newCost < pathCost[next]) {
pathCost [next] = newCost;
nextLink[next] = link;

if (_element0fQ[next] == -1) {
_2queue->insertInQl (next);
_element0fQ[next] = 1;

}

else if (!_elementDfQ[next]) {
_2queue->insertIn(2 (next);
_element0£Q[next] = 1;
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Implantations avec deque

La structure de données utilisée pour ces implantations est représentée dans la figure 2.7.
Contrairement 3 la structure de données 2queue qui est formée de deux queues, une deque

est constituée d’une queue et d’une pile. Cependant, en pratique, 'implantation de cette
P

Figure 2.7: Structure de données deque.

structure se fait sans distinction entre les deux sous-structures. La figure 2.7 nous montre
trois états de la deque ainsi que les positions des pointeurs pour chacun de ces états. Le
comportement des pointeurs est le méme que celui décrit pour la structure gueue. Cette
structure offre toutefois la possibilité d’insérer des éléments au début de la deque. Pour
cette opération d’insertion, le pointeur first doit subir une décrémentation (déplacement
d’une case mémoire vers la gauche) et, dans le cas ol le pointeur fop est rencontré une mise
A jour vers le pointeur eog doit étre effectuée. Le nouvel élément est alors inséré dans la case
mémoire pointée par le pointeur first.
Pour 'implantation de cette structure de données, la classe paramétrée DEQUE<T>

a été développée. L'interface de cette classe est résumée dans le tableau 2.VIL.

template <classe T> void flush() {
class DEQUE { _first = _end = _top;
_siza = 0;
long _size, _maxSize; }
T+ _deque;
T+ _first, _end; void setSize (long size) {
T* _top, _eoq; _maxSize = size;

_deque = new T[siza];
public: _top = _deque;

_eoq = _dsque+size-1;

flush();
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} *_end = value;
_end++;
T remove () { _sizet++;
T value = *_first; }
_size--; }
if (_first == _eoq) {
_first = _top; void insertAtFront (T value) {
return value; it (_first == _top) {
b *_first = _eoq;
else { *_first = value;
_first++; _size++;
return value; }
b else {
} _first--;
*_first = value;
void insertAtEnd (T value) { _size++;
if (_end == _eoq) { }
*_end = value; }
_end = _top;
_size++; long size () const { return _size; }
} int empty () comst { return _first == _end; }
else { }

Le nombre de bytes nécessaires & la création d'un objet de la classe DEQUE est le méme
que dans le cas de la classe QUEUE.

| Méthodes | Fonctionnalités
DEQUE<T> (long size = 0); Constructeur (un type T doit étre spécifié).
void setSize (long size); Permet de choisir la taille de la structure.
void flush (); Permet de vider la structure.
T remove (); Permet de retirer le premier élément de la structure.
void insertAtEnd (T value); Permettent d’ajouter un élément.
void insertAtFront (T value); (& la fin ou au début de la structure)
long size () const; Permet de connaitre la taille de la structure.
int empty () const; Permet de savoir si la structure est vide.

Tableau 2.VII: Interface de la classe DEQUE.

A) Implantation de la méthode FSPDEQUE:: sp (-)
L’implantation de la méthode FSPDEQUE: : sp (-) utilise un objet deque de type

DEQUE<float>. Comme précédemment, nous fixons la taille de la deque & 5. L’espace
mémoire occupé est donc 28+4% = 28+2n bytes. La définition de la variable elementO f Q[i]
est la méme que dans le cas de I'implantation avec 2queue. De cette fagon, nous sommes
en mesure de déterminer si I'insertion d’un noeud 4 doit se faire au début ou & la fin de la

degque.



void FSPDEQUE:: sp (const long origin,

float* bestTripCost, int* nextLink)

// Initialisation

for (int i = 0; i < nbNodes; i++ ) {
nextNode[i] = -1;
bestTripCost [i] = INFINITY;
_element0£Q[i] = O;

}

bestTripCost [origin] = 0;

long link;
long size = _outgoingLinks[origin].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

link = _outgoingLinks[origin] [il;

float bestCost = bestTripCost[current];

long nextLink;
float newCost;

int size = _outgoingLinks[current].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

nextLink = _outgoingLinks[current][i];
int candidat = _toNode[nextLink];
newCost = bestCost+_costLink[nextLink];

if (newCost < bestTripCostlcandidat]) {
bestTripCost [candidat] = newCost;
nextNode [candidat] = current;
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if (_element0fQ[candidat] == -1) {
_degue->insertAtFront (candidat);
_element0fQ [candidat] = 1;

int node = _toNode[link];
bestTripCost [node] = _costLink[1link];

nextNode [node] = origin;

_element0fQ[nede] = 1; }

_deque->insertAtEnd (nods); else if (!_element0fQ[candidat]) {
} _deque->insertAtEnd (candidat);

_element0fQ[candidat] = 1;
// Etape principale >
while (!_deque->empty(}) { b
}
long current = _deque->remove(); }
_element0fQ[current] = -1; }

B) Implantation de la méthode FSPTDEQUE:: sp (-)

Pour l'implantation de la méthode FSPTDEQUE:: sp (), nous utilisons également
un objet deque de type DEQUE<float>. En fixant la taille de la deque a Z, l'espace
mémoire requis par I'objet deque est 28 + 4% = 28 + 2m bytes.

void FSPTDEQUE:: sp (const long originm, _bestTripCost[i] = INFINITY;

float* pathCost, int* nextLink, int* firstlink) }
// Initialisation _bestTripCost[origin] = 0;
int nodeOrigin = _nodeCentroid[origin];
for (int i = 0; i < nbLinks; i++) {
_alement0£Q[i] = 0;
pathCost [i] = INFINITY; long size = _outgoingLinks[nodeOrigin].size();
nextLink[i] = -1; for (i = 0; i < size; i#+) {
} link = _outgoingLinks[nodeOrigin] [il;
pathCost[link] = _costLink[link];
nextLink[link] = -1;
_elementDfQ[1link] = 1;

long link;

for (i = 0; i < nbNodes; i++ ) {
firstLink[i] = -1;



_deque->insertAtEnd (link);
¥

// Etape principale
while (!_deque->empty(}} {

long link = _deque->remove();
_slement0£Q[link] = -1;
float costMin = pathCost[link];

long toNode = _toNode{link];
long centroid = _centroid[toNode] ;

if (centroid != -1) {

if (costMin < _bestTripCost[centroid]) {
_bestTripCost[centroid] = costMin;
firstLink[centroid] = selectedLink;
}
}
else {

long next;

float newCost;
if (_turnsAtNode[toNodel .empty()) {
// Le noeud terminal est un noeud regulier

int size = _outgoingLinks[toNode].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

next = _outgoingLinks(toNode][il;

// Virages en U interdits

if (_toNode[nextLink] == _fromNode[link])
continue;

newCost = costMin+_costLink[next];

if (newCost < pathCost[next]) {

pathCost [next] = newCost;
nextLink[next] = link;
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if (_element0fQ[next] == ~1) {
_deque->insertAtFront (next);
_element0fQ[next] = 1;

}

else if (!_element0£fQ[next]) {
_deque->insertAtEnd (next);
_element0fQ[next] = 1;

}
}
}
}
alse {
// Le noeud terminal est une intersection
long outgoingTurn;
int size = _outgoingTurns[link].size();
for (i = 0; i < size; i#++) {
outgoingTurn = _outgoingTurns[1ink] [i];
next = _toLink[outgoingTurn];
newCost = costMInt
_costTurn [outgoingTurn] +
_costLink[next];
if (newCost < pathCost[next]) {
pathCost [next] = newCost;
nextLink[next] = link;
if (_element0fQ[next] == -1) {
_deque->insertAtFront (next);
_element0fQ[next] = 1;
}
slse if (!_element0fQ{next]) {
_deque->insertAtEnd (next);
_elementOfQ[next] = 1;
}
}
}
}
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Implantations avec monceau

Un monceau est une structure de données plus complexe que celles vues précédemment.
L’intérét d’une implantation avec monceau réside dans la possibilité d’obtenir un outil de
calcul des plus courts chemins utilisant une technique d’eztensions sélectives’. Le mon-
ceau utilisé a été implanté de facon & étre le plus efficace possible dans le genre d’appli-
cation traité dans ce travail®. Le monceau est représenté en mémoire comme un tableau
dont les entrées comportent les champs suivants: data, parent, childl et child2. La fi-
gure 2.8 permet de voir une représentation partielle du tableau correspondant a la structure.

Chaque case mémoire du tableau correspond en fait 4 un noeud de I'arbre binaire associé

Données contenues dans cette case mémoire: identificateur
~ et valeur numérique.

" s Pointeurs vers le parent et les deux
* § enfants de cette case mémoire.

data ; data data

*parent’ *parent | e *parent
*childf; *childl *child1
*child2 *child2 *child2

Figure 2.8: Structure de données monceau.

4 la représentation arborescente du monceau. L’efficacité des opérations sur cette struc-
ture de données peut étre améliorée d’abord en fixant la taille de la structure et, ensuite, en

précalculant la hiérarchie implicite existant entre les entrées du tableau. L’interface de cette

classe est résumée dans le tableau 2.VIII. Elle permet les opérations standards associées a
la structure de données implantée, en plus de quelques fonctionnalités additionnelles. Etant
donné s la taille de la structure, alors ’espace mémoire nécessaire a la création d'un objet
de la classe HEAP est 40 + 16s bytes.

Dans nos implantations avec monceau, la variable elementOfQfi/ a une définition
différente que dans celles avec queue, 2queue et deque. Dans le cas présent, la définition fait

plutdt référence a 'état de I'étiquette associée au noeud (ou au lien) é:

1, st i a une étiquette permanenie;
elementOf Qi) =4 ' . ¥ i '
0, sinon.

"Voir section 1.1.4.
81 ’implantation du monceau a été réalisée par Eric Le Saux dans le cadre du développement de la librairie
NFF: http : |/ Jwww.crt.umontreal.ca/ ™ labsit/ DOC — NFF.
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([ Méthodes | Fonctionnalités
HEAP (long size); Constructeur.
void setSize (long size); Permet de choisir la taille de la structure.
void flush (); Permet de vider la structure.
long top (); Permet de retirer le premier élément de la structure.
void add (long id, double value); Permet d’ajouter un élément.
double minValue () const; Permet de connaitre la valeur minimum de la structure.
long size () const; Permet de connaitre la taille de la structure.
int empty () const; Permet de savoir si la structure est vide.

Tableau 2.VIII: Interface de la classe HEAP.

De cette maniére, on s'assure qu’un noeud (lien) possédant une étiquette permanente n’est

plus visité par la suite.

A) Implantation de la méthode FSPHEAP:: sp ()

L’implantation de la méthode FSPHEAP:: sp () utilise évidemment un objet heap
de la classe HEAP. Comme mentionné précédemment, la taille du monceau est fixe. Nous
choisissons s = % afin d’assurer une exécution sans débordement. L’espace mémoire requis

par 'objet heap est donc dans ce cas 40 + 165 = 40 + 8n byles.

void FSPHEAP:: sp (const long origin,

float* bestTripCost, int* nextNode) long node = _heap->top();
{ if (_element0£Q[nods])
// initialisation continue;
for (int i = 0; i < _nbNodes; i++ ) {
nextNoda[i] = -1; float bestCost = bestTripCost[nodel;
bestTripCost[i] = INFINITY; long nextLink;
_alement0£Q[i] = O; float newCost;
3
int size = _outgoingLinks[node].size();
bestTripCost [origin] = 0; for (i = 0; i < size; i++) {
long link; nextLink = _outgoingLinks[node] [i];
long size = _outgoingLinks[origin].size(); int candidat = _toNoda[nextLink];
for (i = 0; i < size; i++) { if (_element0f£Qlcandidat])
link = _outgoingLinks[origin] [i]; continue;
int node = _toNode[link];
bestTripCost [node] = _costLink[link]; newCost = bestCost+_costLink[nextLink];
nextNode [node] = origin;
_heap->add (node, bestTripCost[node]); if (newCost < bestTripCost[candidat]) {
} bestTripCost [candidat] = newCost;
nextNode [candidat] = node;
// Etape principale _heap->add (candidat, newCost);

}
while (!_heap->empty()) { }



_element0fQ[node] = 1;
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B) Implantation de la méthode FSPTHEAP:: sp (-)

Comme dans I'implantation précédente, nous utilisons un objet heap de la classe

m

HEAP. La taille du monceau est toutefois fixée & 2, impliquant ainsi l'utilisation d'un

espace mémoire de 40 4+ 8m bytes.

void FSPTHEAP:: sp (const long originm,

float* pathCost, int* nextLink, int* firstLink)
// Initialisation

for (int i = 0; i < _nbLinks; i++) {
_element0£Q[il = 0;
pathCost[i] = INFINITY;
nextLink[i] -1;

b

for ( i = 0; i < _nbCentroids; i++ )
firstLink[i] = -1;

int nodelOrigin = _nodeCentroid[origin];

int size = _incomingLinks[nodeOrigin].size();

for (1 = 0; i < sizae; i++)
_alement0£Q{_incomingLinks [nodeOrigin][i]] = 1;

long link;
size = _outgoingLinks[nodeOrigin].size();
for (i = 0; i < size; i++) {
link = _outgoingLinks[nodeOrigin] [i];
pathCost [1ink] = _costLink[1ink];
nextLink[link] = -1;
_heap->add (link, pathCost[1linkl);
}

// Etape principale
vhile (!_heap->smpty()) {
long link = _heap->top();

if (_elementDf([1ink])

continue;

float costMin = pathCost[link];
long tolLink = _toNods[link];

2

long centroid = _centroid[endLink];

if (centroid != -1) {
if (firstLink[centroid] == -1)
firstLink[centroid] = linkMin;
}
else {

long next;
float newCost;

if (_turnsAtNode [endLink].empty()) {
// Le noeud terminal est un noeud regulier

int size = _outgoinglLinks[endLink].size();
for (i = 0; i < size; i++) {

next = _outgoingLinks[endLink] [i];
if (_element0fQ[nextLink])
continue;

// Virages en U interdits
if (_toNode[nextLink] == _fromNode[link])

continue;
newCost = costMin+_costLink[next];

if (newCost < pathCost[next]) {
pathCost [next] = newCost;
nextLink[next] = link;
_heap~>add (next, newCost);
}
}
}
alss {

// Le noeud terminal est une intersection
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long outgoingTurn; if (newCost < pathCost[next]) {
int size = _outgoingTurns[link].size(); pathCost [next] = newCost;
for (1 = 0; i < size; i++) { nextLink[next] = link;
_heap->add (next, newCost);
outgoingTurn = _outgeingTurns[link][i]; }
next = _toLink[outgoingTurn]; }
}
if (_element0fQ[nextLink]) }
continue;

_element0£Q[link] = 1;
newCost = costMin+_costTurn[outgoingTurnl+ 1}
_costLink[next]; }

Implantation avec monceau pour le calcul des plus courts chemins reliant un

noeud origine & un sous-ensemble de noeuds destinations

L’implantation que 'on présente dans cette partie est congue spécialement pour le calcul des
plus courts chemins reliant un noeud origine & un sous-ensemble de noeuds destinations.
Il s’agit en fait d’une spécialisation de I'implantation avec monceau vue précédemment.
L’intérét d’utiliser une implantation appliquant une technique d’eztensions sélectives pour
ce probléme particulier vient du fait qu’il est possible d’arréter de calculer les plus courts
chemins dés que toutes les destinations sont atteintes. Une implantation avec gqueue ou
toute autre implantation utilisant une technique d’ajustements progressifs, n'offrent pas
cette possiblité.

Dans cette implantation, nous avons la possibilité, comme 'algorithme proposé par
Spiess le montre, de limiter notre exploration du réseau. I1 s’agit en fait d’éviter certains liens
inintéressants. Afin de pouvoir éliminer ces liens, notre implantation utilise une technique
qui differe de celle proposée par Spiess. Dans un premier temps, notons que lorsqu’un noeud
destination (centroide) est atteint pour la premiére fois, nous obtenons le plus court chemin
le reliant & lorigine. Dés lors, nous sommes en mesure d’éliminer (a4 Paide de la variable
elementOfQ[-]) les autres liens entrant & cette destination. Il est également possible de
procéder 3 la méme opération lorsque nous atteignons un noeud régulier. Cependant, ce cas
est légérement plus complexe car il faut d’abord s’assurer qu'il n’existe pas de mouvement
en U au noeud en question.

Comme dans l'implantation précédente, nous utilisons, pour 'implantation de la
méthode FSPTHEAPO:: sp (-), un objet _heap de la classe HEAP. Etant donné que l'on

fixe la taille & 7, I'espace mémoire requis par I'objet heap est 40 + 8m bytes.
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void FSPTHEAPD:: sp (const long origin, break;
float* pathCost, int* nextLink,
int* firstLink) size = _incomingLinks{node].size();
{ for (i = 0; i < size; i++)
// Initialisation _element0fS[_incomingLinks[node] [i]] = 1;
}
for (int i = 0; i < _nbLinks; i++) { slse {
_element0£Q[i] = 0;
pathCost [i] = INFINITY; long next;
nextLink[i] = -; float newCost;
b

if (_turnsAtNode[node] .empty()) {
for (i = 0; i < _nbCentroids; i++ )

firstLink[i] = -1; // Le noeud terminal est un noeud regulier
int nodel = _nodeCentroid[originl; int reverseLink = 0;
int size = _incomingLinks[ nodeO].sizs();
for (1 = 0; i < size; i++) int size = _outgoingLinks [node] .size();
_element0fQ[_incomingLinks[ node0] [il] = 1; for (i = 0; i < size; i++) {
long link; next = _outgoingLinks[node][i];
size = _outgoingLinks[ node0].size(); if (_element0fQ[next])
for (i = 0; i < size; i++) { continuse;
link = _outgoingLinks[ node0] [il;
pathCost [1ink] = _costLink[link]; // Virages en U interdits
nextLink[link] = -1; it (_toNoda[next] == _fromNode[link]) {
. _heap->add (link, pathCost [1ink]}); reverselink = 1;
b continue;
}

// Etape principale

newCost = costMin+_costLink[next];
int nbCentroids = _nbCentroids-1;

if (newCost < pathCost[next]) {

vhile (!_heap->empty(}) { pathCost[next] = newCost;
nextLink[{next] = link;
long link = _heap->top(); _heap->add (next, newCost);
}
if (_element0fQ[link]) }

continue;

// Les liens entrant dans ce noeud

float costMin = pathCost[link]; // sont elimines
long node = _toNode[link]; if ('reverseLink) {
long centroid = _centroid[node]; size = _incomingLinks[node].size();
for (int j = 0; j < size; j++)
if (centroeid != -1) { _element0fS[_incomingLinks[nodel [j1]1 = 1;
>
_bestTripCost [centroid] = costMin; }
_firstLink[centroid] = linkMin; else {

if (!(--nbCentroids)) // Le noeud terminal est une intersection
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long outgoingTurn; if (newCost < pathCost[nextl) {
int size = _outgoingTurns([link].size(); pathCost[next] = newCost;
for (i = 0; i < size; i++) { nextLink[next] = link;
_heap->add (next, newCost);
outgoingTurn = _outgoingTurns[link] [i]; B
next = _toLink[outgoingTurn]; }
}
if (_element0£Q[next]) }
continue;

_alement0£Q[link] = 1;
neawCost = costMin+ )
_costTurn[outgoingTurn]+_costLink[next]; 1}

2.2.3 Expérimentations et analyse des résultats

Cette partie est consacrée i l'analyse des performances des implantations séquentielles
développées dans cette section. Afin de tester ces implantations, nous avons utilisé les
réseaux urbains des villes canadiennes de Winnipeg, Ottawa et Montréal®. Les résultats
présentés ont été obtenus sur une station de travail SUN SPARC Ultra 1 /140.

Les tableaux 2.IX et 2.X nous montrent les temps de calcul obtenus par les différentes
implantations traitées dans cette section!?. Dans chaque cas, on retrouve le temps de calcul
global correspondant au traitement de toutes les origines et, entre parentheéses, le temps
de calcul moyen par origine. Le temps mesuré est le temps réel pris par Papplication et
il est exprimé en secondes. (Dans le cas présent, le temps réel nous donne une mesure
valide puisque les tests sont effectués lorsque le processeur est entiérement dédié 4 notre
tache. La mesure obtenue correspond en fait au temps utilisé par le processeur.) En pre-
mier lieu, le tableau 2.IX nous permet de constater que les implantations FSP2QUEUE et
FSPDEQUE se comportent similairement et sont les plus efficaces parmi les quatre implan-
tations comparées. (Ce résultat a déja été vérifié plusieurs fois dans des travaux antérieurs
(voir entre autre [30, 28, 27]).) L'implantation FSPHEAP est, pour les trois réseaux, en-
viron 1.5 fois plus lente que les implantations FSP2QUEUE et FSPDEQUE. On remarque
également que I'implantation FSPQUEUE est 1.7, 2.1 et 2.7 fois plus lente que les implan-
tations FSP2QUEUE et FSPDEQUE pour les réseaux de Winnipeg, Ottawa et Montréal
respectivement.

En ce qui concerne les performances des implantations considérant les mouvements

aux intersections, nous pouvons remarquer dans le tableau 2.X que I'implantation ESPT-

9Les caractéristiques de ces réseaux sont fournies & la section 2.1.
107 o5 résultats obtenus par les implantations effectuant une recherche par parcours arriére ne sont pas
présentés, étant donné la similitude des résultats.
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" Ville FSPQUEUE | FSP2QUEUE | FSPDEQUE | FSPHEAP J
Winnipeg 0.54 0.32 0.32 0.40
(0.004) (0.002) (0.002) (0.003)
Ottawa 2.55 1.19 1.13 2.07
(0.010) (0.005) {0.004) (0.008)
Montréal 36.12 13.27 13.68 17.34
(0.051) (0.019) (0.020) (0.025)

Tableau 2.IX: Temps d’exécution des implantations de type FSP.

2QUEUE est la plus efficace parmi celles calculant les plus courts chemins vers tous les

liens du réseau. On constate également que l'implantation FSPTDEQUE n’est pas aussi

Ville FSPTQUEUE | FoPT2QUEUE | FSPTDEQUE [ FSPTHEAP || FSPTSHEAPO
Winnipeg 1.30 0.83 2.94 1.03 0.79
(0.008) (0.005) (0.019) (0.007) (0.005)
Ottawa 6.89 4.93 9.16 6.22 4.22
(0.027) (0.019) {0.036) (0.024) (0.016)
Montréal 115.97 41.72 61.45 58.55 36.92
(0.166) (0.060) (0.088) (0.084) (0.058)

Tableau 2.X: Temps d’exécution des implantations de type FSPT.

performante que précédemment. En fait, cette implantation performe moins bien que I’im-
plantation FSPTQUEUE pour les réseaux de Winnipeg et d’'Ottawa. Enfin, 'implantation
FSPTHEAP obtient des résultats satisfaisants mais I'implantation FSPT2QUEUE demeure
supérieure dans tous les cas.

La derniére colonne du tableau 2.X nous montre les résultats obtenus par I'im-
plantation FSPTHEAPO. Rappelons que cette implantation s’intéresse uniquement au cal-
cul des plus courts chemins vers chaque destination (centroide). On remarque que cette
spécialisation de I'implantation FSPHEAP permet un calcul plus rapide que Pimplanta-
tion FSPT2QUEUE. Donc, dans le cas ou seuls les chemins vers chaque destination sont
nécessaires, une implantation utilisant une technique d’eziensions sélectives permet cer-
taines optimisations rendant le calcul trés efficace. Cependant, lorsque les plus courts che-
mins reliant Porigine 4 chaque lien du réseau sont désirés, une implantation utilisant une
technique d’ajustements progressifs (FSPT2QUEUE) s’avere plus efficace.

Afin d’analyser plus en profondeur le comportement des différentes implantations,
nous reportons dans les figures 2.9 et 2.10 des statistiques concernant les structures de
données utilisées par chaque type d’implantations. Les graphiques de gauche et de droite,

inclus dans ces deux figures, montrent respectivement le nombre maximum d’éléments que
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contiennent les structures de données et le nombre total d’élements insérés dans ces mémes
structures pendant I’exécution de 'implantation.
La figure 2.9 s’attarde aux implantations ne considérant pas les mouvements aux in-

tersections. On remarque dans le graphique de gauche que le nombre maximum d’éléments
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Figure 2.9: Implantations de type FSP: Statistiques des structures de données.

(noeuds) pouvant se trouver dans la structure de données utilisée par 'implantation FSP-
QUEUE, ne dépasse pas 30% du nombre total de noeuds pour chacun des trois réseaux. Les
trois autres structures de données associées aux implantations FSP2QUEUE, FSPDEQUE
et FSPHEAP, montrent des taux d’occupations similaires et moins élevés que I'implan-
tation FSPQUEUE. Par conséquent, la taille des structures de données que nous avons
fixée & n/2 est ainsi justifiée bien que, dans le cas des implantations FSP2QUEUE, FSP-
DEQUE et FSPHEAP, une taille inférieure & n/2 aurait pu étre utilisée. Par ailleurs, on
remarque dans le graphique de droite que le nombre peu élevé d’insertions pour I'implan-
tation FSPHEAP n’est pas suffisant pour rendre celle-ci plus efficace que les implantations
FSP2QUEUE et FSPDEQUE. Ceci s'explique par le cofit élevé des opérations de la struc-
ture de données utilisée (mmonceau), comparativement aux structures de données queue et
deque. 11 est également intéressant de voir que le nombre plus élevé d’insertions obtenus
pour limplantation FSPDEQUE, comparativement & l'implantation FSP2QUEUE, n’est

pas suffisant pour en affecter les résultats.
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Les statistiques traitées précédemment, sont également comptabilisées pour les im-
plantations considérant les mouvements aux intersections dans les graphiques de la fi-
gure 2.10. Dans le cas des implantations FSPTQUEUE, FSPT2QUEUE, FSPTDEQUE
et FSPTHEAP, les nombres maximaux d’éléments contenus dans les structures de données
sont proportionnellement équivalents & ceux obtenus pour les implantations ne considérant
pas les mouvements aux intersections. Par conséquent, en fixant la taille des structures uti-
lisées & m /2, nous nous sommes assurés de ne pas excéder ’espace disponible. Les résultats
présentés dans le graphique de droite de la figure 2.10 sont particuliérement intéressants,
puisqu’ils expliquent en partie la mauvaise performance de 'implantation FSPTDEQUE. On
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Figure 2.10: Implantations FSPT: Statistiques des structures de données.

constate que, pour cette implantation, les nombres d’insertions obtenus pour chaque réseau
sont trés élevés comparativement & ceux obtenus pour l'implantation FSPT2QUEUE. En
fait, bien que les écarts remarqués sont proportionnellement équivalents & ceux obtenus pour
les implantations FSP2QUEUE et FSPDEQUE, ils sont plus importants en absolu. Etant
donné ces nombres élévés d’insertions, on peut conclure que I'implantation FSPDEQUE
effectue un plus grand nombre de mises 4 jour d’étiquettes (une méme étiquette est mise &
jour plus d'une fois). Ce qui explique la performance observée.

En observant attentivement le graphique de droite, on remarque également que les
implantations FSPTQUEUE, FSPT2QUEUE et FSPTDEQUE présentent, pour chaque

réseau, des maxima d’insertions beaucoup plus élevés que le nombre de liens présents dans le
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réseau. Ce comportement, qui caractérise les méthodes utilisant une technique d’ajustements
progressifs, impliquent que plusieurs des étiquettes sont mises & jour plus d’une fois. D’autre
part, les deux implantations utilisant une technique d’eztensions séleclives montrent des
maxima d’insertions peu élevés, puisqu’une étiquette qui devient permanente ne peut étre
modifiée par la suite. L’implantation FSPTHEAPOQ permet, comparativement a P'implan-
tation FSPTHEAP, de réduire le nombre d’insertions de 20% pour le réseau de Winnipeg,
de 31% pour le réseau d’Ottawa et de 38% pour le réseau de Montréal. Cette réduction du
nombre des insertions justifie les performances qu'obtient cette implantation et confirme
qu’il est avantageux d’utiliser ce type de stratégie dans le cas ol seuls les chemins vers

chaque destination sont nécessaires.
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2.3 Implantations séquentielles d’algorithmes de calcul des

plus courts chemins temporels

Comme nous l'avons déja vu au chapitre 1, la recherche d’algorithmes de calcul des plus
courts chemins temporels constitue un champ d’étude relativement nouveau. Notre revue
de 1a littérature nous a permis de distinguer un certain nombre d’algorithmes développés
pour résoudre différentes variantes du probleme de base.

Dans cette section, nous nous limitons 4 I'implantation d’algorithmes de calcul
des plus courts chemins temporels en temps discret et visant la recherche des chemins
)11

minimisant les temps de parcours (time-dependent least-time path)'". De plus, nous nous

concentrons sur la variante du probléme visant & déterminer les plus courts chemins joi-
gnant chaque noeud & un noeud destination donné et ce, pour toutes les périodes de temps.
Actuellement, cette variante du probleme attire de plus en plus 'attention des chercheurs
puisque généralement, dans les nouveaux modeles de gestion des transports, elle permet
d’obtenir directement 'information désirée. Les algorithmes implantés sont ceux proposés
par Ziliaskopoulos et Mahmassani [57], Chabini [12] et Pallottino et Scutella [46]'2.

La présente section est organisée comme suit. Un bref retour sur les algorithmes
implantés est d’abord effectué. Ensuite, nous traitons du développement des implantations
et, en conclusion, nous présentons I’analyse des résultats obtenus suite aux expérimentations

réalisées.

2.3.1 Algorithmes implantés

Rappelons d’abord la notation utilisée dans le chapitre 1. Soit G = (W, A) un réseau compor-
tant, pour chaque lien (i,j) € A, un temps de parcours d;;(t) représentant le temps requis
pour voyager au temps ¢ du noeud § au noeud j. Généralement, d;;(¢) est non négatif et défini
pour ¢ appartenant 4 un ensemble discret d’intervalles de temps & = {to,t1,t2, .y tm—1}y
ol o est le plus petit temps de départ pour chaque noeud du réseau, et M est un entier
assez grand pour que [tp, tA¢—1] soit la période d’intérét. On définit également m;(t) comme
le temps de parcours minimal du chemin reliant le noeud i 4 la destination g, ou ¢ est
le temps de départ du noeud i et II; = [m;(to), mi(t1), mi(t2)..., M (tm—1)] comme étant un
vecteur associé au noeud i contenant chacune des étiquettes m;(t) pour chaque période de

1Dans la suite de cette section, nous utilisons I'expression plus courts chemins pour référer aux chemins
minimisant les temps de parcours (time-dependent least-time path).
12y/oir chapitre 1, section 1.2.3.
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temps ¢ € S. Enfin, on note b;(t), le noeud suivant le noeud ¢ au temps ¢ sur le plus court
chemin vers la destination.
Le probléme consiste 4 déterminer, pour chaque période de temps ¢, les plus courts

chemins reliant chaque noeud i & la destination g.

Ziliaskopoulos et Mahmassani 1993

L’algorithme proposé par Ziliaskopoulos et Mahmassani consiste en une extension d’une
approche classique de calcul des plus courts chemins statiques. Il s’agit en fait d’'un algo-
rithme utilisant une technique d’ajustements progressifs. Il est donc possible de I'implanter
en utilisant P'une des structures de données vues dans la section 1.1.3 du chapitre 1 (queue,
2queue ou deque). Pour le moment, supposons que € soit simplement la liste des noeuds &
visiter. Alors 'algorithme, nommé TDLTP, est le suivant:

1. Initialisation
I, = (0,0,0,...,0), Vt € 5;
II; = (400, 400, +00, ..., +00), Y(t € S,i # q);
2. Etape principale
si Q = 0, alors aller a 4
sélectionner le premier noeud j de la queue @, @ = @ — {5}
pour chaque noeud i|(i, j) € A; faire
pour chaque période de temps t € S faire
si mi(t) > dij () +m;(t + dij (), alors mi(t) = dij (£) +7;(E + dij(t)) et bi(t) =
si au moins une des étiquettes mi(t) a été modifiée, alors @ = @ + {i}
3. Répéter ’étape 2.

4, L’algorithme est terminé.

A 1a fin de Palgorithme, le vecteur II;, associé & chaque noeud i € N, contient les étiquettes
7;(t) pour chaque période de temps ¢ € S. Dans cet algorithme, on considére S = {to,to +
8, to + 26, ..., tg + (M — 1)} comme un ensemble discret d’intervalles de temps, oli § est un
petit intervalle de temps, et M est un entier assez grand pour que [to, to + (M —1)4] soit la
période d’intérét (heure de pointe, par exemple). Les temps de parcours d;;(¢) prennent des
valeurs réelles non-négatives et ils sont définis sur S = {to, to + 9, 0 + 24, ..., to + (M — 1)d}.
Ils supposent que d;;(t) = di;(to + kd) pour { dans l'intervalle to + k6 < & < to + (k + 1)é.
De plus, on suppose également que d;;(t), pour ¢ > to + (M — 1), est constant et égal a
dij(to + (M —1)d).



82

Chabini 1997

L'approche suggérée par Chabini ne requiert I'utilisation d’aucune structure de données.
Cependant, cet algorithme suppose des temps de parcours entiers et strictement positifs
définis dans S = {0,1,2,3, ..., M—1}. En fait, cette hypothése est & la base du raisonnement

menant & la conception de cet algorithme. Son algorithme, qu'il nomme DOT (Decreasing
Order of Time), utilise implicitement la propriété acyclique du réseau espace-temps associé
A lexpansion dans le temps du réseau temporel original. Supposons qu’un algorithme de
plus courts chemins statiques (SSP) est disponible. Alors, I’algorithme proposé par Chabini

est le suivant:

1. Initialisation

wi(t) = 400, V(t < M —1,i # q);

me(t) =0, Vi< M — 1;

(M —1) = SSP(di;(M — 1), ¢);

Note: mi(t) = mi(M —1), V(£ > M —1,i # q);
2. Itération principale

pour £t = M — 2 jusqu'a O faire

pour tous les arcs (i, j) € A faire
si mi(t) > dij(t) +mj(t + dij (t)), alors mi(t) = di; (1) + w5 (¢ + dij () et bi(t) = j

Comme précédemment, le vecteur II;, associé & chaque noeud i € N, contient les
étiquettes m;(t) pour chaque période de temps ¢ € S lorsque I'algorithme se termine. Notons
que dans cet algorithme, le calcul des plus courts chemins pour des temps de départ plus

grands ou égals & M — 1 est équivalent au calcul des plus courts chemins statiques.

Pallottino et Scutella 1997

Pallottino et Scutelld proposent, indépendamment de Chabini, un algorithme exploitant
également la propriété acyclique du réseau espace-temps. L’algorithme, nommé CHRO-
NOSPT, utilise un parcours inversé d’une lisie de compartiments L, dans le but d’exploiter
cette propriété. Chaque compartiment corrrespond & une période de temps ¢ et contient la
liste des noeuds & visiter pour cette période de temps. L’algorithme suggéré est le suivant:

1. Initialisation
wi(t) = +oo, Y(t € S,i # q);
me(t) =0,VLES;
L: = {q}, Vt € S;
t1=M-—-1;
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2. Itération principale

tant que L¢, # 0 faire
sélectionner j de L,
Ly, =Lty — {1}
pour chaque i: (i,7) € A faire
to =1; + dij(tl);
si t2 > M —1 alors aller a 2
si wi(t1) > dij(t1) +7;(t2) alors
mi(t1) = diz(t1) +m5(te);
bi(t) = 3
sii & L¢, alors Ly, = Lty + {i}
3. Mise & jour.

sity —1<O0aller a4
t) =t; —1et aller a2

4. L’algorithme est terminé.

A la fin de Palgorithme, le vecteur II;, associé & chaque noeud i € N, contient
également les étiquettes m;(t) pour chaque période de temps ¢ € S. Cependant, contrai-
rement & 1'algorithme de Chabini ainsi qu’a celui de Ziliaskopoulos et Mahmassani, I'al-
gorithme de Pallottino et Scutelld ne considére que les temps d’arrivée n’excédant pas la
derniére période de temps. Par conséquent, certaines étiquettes m;(t) demeurent avec une

valeur infinie s'il est impossible d’atteindre la destination avant la derniére période de temps.

2.3.2 Développement des implantations

Afin d’implanter les trois algorithmes discutés précédemment, nous avons développé les
classes TDLTP, DOT et CHRONOSPT. Dans le but d’éviter la duplication de I'infor-
mation et de «simplifier> le développement, ces trois classes dérivent de la classe de base
TDSP (Time-Dependent Shortest-Path). La figure 2.11 permet de visualiser la hiérarchie
reliant les classes développées. De facon 3 faciliter d’une part, I'utilisation des outils et,
d’autre part, le travail de mise & jour de la hiérarchie, une interface unique est partagée par
les classes TDLTP, DOT et CHRONOSPT. Une description de la fonctionnalité de chaque
méthode est donnée dans la tableau 2.XI. La méthode sp(-), qui permet de calculer les plus
courts chemins temporels, accepte quatre parameétres. Le premier parametre correspond a
Videntificateur du noeud destination & considérer. Ensuite, afin de pouvoir conserver I'in-
formation pertinente, la méthode requiert trois matrices entiéres de dimensions |M| x n.

Ces matrices sont définies de la fagon suivante:
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Figure 2.11: Hiérarchie des classes.

[[ Méthodes® Fonctionnalités
?? (NFF& network); Constructeurs.
??2 ()
void setNetwork (NFF& network); | Permet de sélectionner un réseau.
int sp (const long id, int** a, Calcule les plus courts chemins temporels pour un noeud
int** b, int** c); destination. Retourne 1 si le calcul est effectué et 0 sinon.
NFF* network () const; Donne accés 4 'objet NFF.
int numberOfLinks () const; Retournent respectivement le nombre de liens, de noeuds,
int numberOfNodes () const; de périodes de temps et de centroides.
int numberOfPeriods () const;
int numberOfCentroids () const;

“Des caractéres 77 sont pla.cés pour éviter de nommer chacune des classes con-
cernées.

Tableau 2.X1I: Interface partagée par les outils.

e aft]fi]: Temps d’arrivée & la destination & partir du noeud i et pour un temps de départ
t;
e bft/fi]: Noeud suivant le noeud i au temps i;

e cft]fij: Temps d’arrivée au noeud suivant le noeud i au temps ¢.

Compte tenu que, sur le type de machines utilisées, un entier requiert un espace mémoire de
4 bytes, Pespace mémoire total nécessaire pour conserver l'information résultant du calcul
des plus courts chemins pour une destination est 3 x 4 x n x |M| = 12n|M| bytes.
L’utilisation d’un outil se fait relativement facilement. Supposons que l'on veuille
calculer les plus courts chemins temporels en utilisant 'outil DOT, alors le programme

C++ correspondant prend la forme suivante:
#include <DOT.h>

void main ()

{

NFF network;



85

ifstream inputFile (‘‘ottawa.nff’’);
inputFile >> network;

NFFSection& centroids = network.sectionRef ("Centroids");
NFFAttributeRefk nodeCentroid = centroids.refAttribute ("Node");

DOT tool (network);

int nbPeriods = tool.numberOfPeriods();
int nbNodes = tool.numberOfNodes();
int nbCentroids = tool.number0fCentroids();

int** arrivalTimes = new int[nbPeriods];
for (int i = 0; i < nbPeriods; i++)

arrivalTimes[i] = new int [nbNodes];

int** nextNodes = new int[nbPeriods];
for (i = 0; i < nbPeriods; i++)
nextNodes{i] = new int[nbNodes];

int** nextTimes = new int[nbPeriods];
for (i = 0; i < nbPeriods; i++)
nextTimes[i] = new int[nbNodes];

for (i = 0; i < nbCentroids; i++) {
tool.sp (nodeCentroid[i], arrivalTimes, nextNodes, nextTimes);

Dans cet exemple, les méthodes numberOfPeriods(), numberOfNodes() et numberOfCen-
troids() sont utilisées pour connaitre respectivement le nombre de périodes de temps, le
nombre de noeuds et le nombre de centroides dans le réseau. A l'aide de ces informations,
nous sommes en mesure de construire les structures (matrices) permettant de contenir les
résultats du calcul des plus courts chemins. Ensuite, pour chacun des centroides i, nous
utilisons la méthode sp(-) pour déterminer ces plus courts chemins reliant chaque noeud au
centroide traité. Il est important de noter que le premier paramétre transmis & la méthode

sp(-) doit correspondre & I'identificateur d’un noeud. Pour cette raison, nous utilisons l'attri-

but Node (de la section Centroids) qui réfere & Pidentificateur du noeud associé au centroide
traité.

Comme on peut le remarquer, ce programme ne conserve pas les résultats du calcul
des plus courts chemins. On suppose en fait qu’une opération quelconque est effectuée

avec les résultats obtenus pour un centroide donné avant d’en traiter un nouveau. Certains
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modeles de planification en transport peuvent toutefois exiger de conserver les résultats des
calculs pour chacun des centroides considérés. Dans ce cas, une structure plus coliteuse en
espace mémoire devient nécessaire. En effet, pour conserver les résultats des calculs des plus
courts chemins pour chaque centroide, un espace mémoire de |C| x 12n|M| bytes (our C]|
est le nombre de centroides dans le réseau) est requis. Cet espace mémoire est considérable
et, pour la plupart des exemples traités dans ce travail, nous ne sommes pas en mesure de
satisfaire & cette demande. A titre d’exemple, le réseau d’Ottawa exige pour un intervalle
contenant 120 périodes de temps, un espace mémoire d’approximativement 910 Mb.

Dans ce qui suit, nous discutons des implantations des algorithmes de calcul des
plus courts chemins temporels associées & chacune des trois classes. Dans chaque cas, nous
présentons les détails relatifs & P'implantation traitée ainsi que le code C++ correspondant.
Afin de rendre la lecture des codes C++ associés aux implantations plus facile, un certain

nombre de variables sont définies préalablement:

o travelTimes[t][i]: Temps de parcours au temps ¢ associé au lien 4;
o fromNodefi]: Noeud origine du lien i;
e toNodefi/: Noeud terminal du lien 4;

o incomingLinksfi: Liste des liens entrant au noeud i.

Implantation de ’algorithme TDLTP

La structure de données utilisée dans notre implantation de 'algorithme proposé par Zi-
liaskopoulos et Mahmassani est une dequeld. Cette structure de données a également été
utilisée par Ziliaskopoulos et Mahmassani dans leur implantation de Palgorithme TDLTP
[57]. Bien que les résultats de la section 2.2 nous montrent que la structure de données
2queue semble plus efficace, les résultats obtenus par Chabini [12] prouvent que l'utilisation
d’une 2queue n’améliore pas la performance de cet algorithme.

Afin d’éviter d’insérer un méme élement plusieurs fois dans la structure, nous asso-
cions 4 chaque noeud 4, une variable permettant de savoir si le noeud considéré est contenu
ou a déja été contenu dans la structure. Le tableau elementOfQ[] permet de conserver

'information en question. Pour un noeud i quelconque, nous avons que

1,511 € Q;
elementOfQ[i] = { —1,si i a déja été dans Q;

0, sinon.

13] o5 détails concernant I'implantation de cette structure de données sont présentés dans la section 2.2.
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Le code C++ correspondant & la méthode sp (const long id, int** a, int** b, int** c) est

le suivant:

int TDLTP::sp {(const long id, int** arrivalTimes, vhile (!deque->empty(}) {
int** nextNodes, int** nextTimes)
{ long current = _deque->remove();
// On verifie s’il y a des liens entrant a element0fQ[current] = -1;
// la destination
int size = incomingLinks[id].size(); // On traite les noeuds adjacents au nosud
if (!size) // courant
return 0; size = incomingLinks[current].size();

for (i = 0; i < size; i++) {

// Initialisation

for (int t = 0; t < nbPeriods; t++) link = incomingLinks[current] [i];
for (int i = 0; i < nbNodes; i++) { node = fromNode[link];
nextNodes[t] [i]l = -1; int modified = 0;
nextTimes[t] [i] = -1; int tt;

if (i == destination)

arrivalTimes [t] [i] = 0; for (int t = 0; t < nbPeriods; t++) {
elss
arrivalTimes [t] [i] = INFINITY; tt = t+_travelTimes [1ink] [t];
} if (tt >= nbPeriods-1)

tt = nbPeriods-1;
for (int i = 0; i < nbNodes; i++)

element0£Q[i]l = O; if (arrivalTimes[t] [candidat] >
travelTimes [link] [t]+
// Les noeuds adjacents a la destination sont arrivalTimes[tt] [current]) {
// introduits dans la deque
long link; arrivalTimes[t] [candidat] =
long candidat; travelTimes [1ink] [t1+
for (i = 0; i < size; i++) { arrivalTimes[tt] [current];
link = incomingLinks[id][i]; modified = 1;
candadat = _fromNode[link]; nextNodes [t] [candidat] = current;
for (int t = 0; t < nbPeriods; t++) { nextTimes [t] [candidat] = tt;
arrivalTimes[t] [candidat] = t+ }
travelTimes [1ink] [t]; }
nextNodes [t] [candidat] = id;
if (travelTimes[link] [t]+t >= nbPeriods) // Le noeud candidat est insere dans
nextTimes[t] [candidat] = nbPeriods-1; // la deque si au moins une de ses
else // etiquettes est modifiees
nextTimes[t] [candidat] = t+ if (modified) {

travelTimes[1ink] [t];

} if (element0fQ[candidat] == 1) continue;
deque->insertAtEnd (candidat); if (element0fQ[candidat] == -1) {
element0fQ [candidat]l = 1; deque->insertAtFront (candidat);
} element0fQ[candidat] = 1;
}

// Iteration principale else {



deque->insertAtEnd (candidat);
element0fQ [candidat] = 1;
}
}
¥

Implantation de ’algorithme DOT

return 1;
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L’implantation de ’algorithme proposé par Chabini requiert P'utilisation d’un outil de calcul

des plus courts chemins statiques effectuant une recherche par parcours arriére. Les résultats

obtenus dans la section 2.2 nous suggerent d’utiliser 'outil BSP2QUEUE. Ce dernier semble

en effet le plus efficace parmi les outils diponibles présentement. Le code C++ correspondant

a la méthode sp (const long id, int** a, int** b, int** c) est le suivant:

int DDT::sp (const long id, int** arrivalTimes,
int** nextNodes, int** nextTimes)

// On verifis s’il y a des liens entrant a

// la destination

int size = incomingLinks[destination].size();

if (!size)

return 0;

// Initialisation
for (int t = 0; t < nbPeriods; t++)
for (int i = 0; i < nbNodes; i++) {

nextNodes[t][i] = -1;
nextTimes[t][i] = -1;
if (i == destination)

arrivalTimes[t][i] = 0;
else
arrivalTimes[t] [i] = INFINITY;

// Un outil de pcc statique est utilise
// pour la derniere periode de temps
ssp->setCostLink (travelTimes[t]);
ssp->sp (destination);

long* arrTimes = ssp->bestTrip();

long* next = ssp->nextNode();

for (int i = 0; i < nbNodes; i++) {
arrivalTimes[t] [i] = arrTimes[il;
nextNodes[t] [i] = next[i];

nextTimes[t][i] = t;

}

// Iteration principale
int from, to;
int tt;
for (t = pbPeriods-2; t >= 0; t-~)
for (int i = 0; i < nbLinks; i++)
from = fromNode[i];
to = toNode[i];

tt = t+travelTimes[t] [i];
if (tt >= nbPeriods-1)
tt = nbPeriods-1;

if (arrivalTimes[t][from] >
travelTimes [t] [i]+
arrivalTimes[tt] [to]) {

arrivalTimes [t] [from] =
travelTimes[t] [i]+
arrivalTimes [tt] [to];
nextNodes[t] [from] = to;
nextTimes[t] [from] = tt;

return 1;
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Implantation de 1’algorithme CHRONOSPT

Dans un premier temps, la liste de compartiments suggérée par Pallottino et Scutella doit

gtre implantée. La figure 2.12 permet de voir une représentation de cette structure. Chaque

:'.m,——-'l—l I I I I ........ l l IJ
(L}

‘wm’—,rl I I I l ........ I I I ]
id

'wuu————'rw CIT ] [TT1
I.d A [TTTI1 - T3
quose

id

vq“u.le//rlll|l ........ TTT]

Figure 2.12: Liste de compartiments.

14 Pour

compartiment contient un identificateur (id) et un pointeur (queue) vers une queue
ajouter un élément 2 la structure, 'usager doit fournir 'identificateur du compartiment (éd
€ [0,C — 1] ol1 C est le nombre de compartiments) et la valeur qui sera contenue dans la
queue associée 3 ce compartiment. Afin d’implanter cette structure de données, la classe

BUCKET a été développée.

struet BUCKETCEL { buckets[i] .id = i;
¥
int id;
CRTQueue<int>* queuse; current = end;
}; }
class BUCKET { void add (int value, int bck)
{
public: buckets[bck] .quene->insert (value);
}
void setSize (long sizel, long size2) int remove ()
{ {
buckets = new BucketCel[sizel]; return *current.queue->remove();
top = buckets; }
end = buckets+sizel-1;
for (int i = 0; i < sizel; i++) { int bucketNumber ()
buckets(i] .queuna = new CRTQueue<int> (size2); {

14 o5 détails concernant I'implantation de cette structure de données sont présentés dans la section 2.2.
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return *current.id; }
}
private:
int empty ()
{ BucketCal* buckets;
vhile (*current.queue->empty(}) BucketCel* current;
if (current == top) BucketCal* top;
return 1; BucketCelx end;

current--;
return 0; };

Etant donné s, la taille de chaque queue associée a chaque compartiment, un objet de la
classe BUCKET nécessite un espace mémoire de 16+ C(8 +28+4s) = 16 +4C(9+s) bytes.

Afin d’éviter d’insérer un méme élement plusieurs fois dans la liste de compartiments,
notre implantation associe pour chaque noeud ¢ et pour chaque période de temps { une
variable permettant de savoir si un noeud i est contenu ou a déja été contenu dans la
structure au temps {. Le tableau elementOfQ[][] permet de conserver I'information en

question. Pour un noeud ¢ au temps ¢, nous avons que

1,514 € Q au temps t;
elementOfQ[t][i] = { —1,si i a déja été dans Q au temps t;

0, sinon.
Le code C++ correspondant & la méthode sp (const long id, int** a, int** b, int** c) est
le suivant:

int CHRONOSPT::sp (const long id, int** arrivalTimes, h 3

int** nextNodes, int** nextTimes)

{ for (int t = 0; t < nbPeriods; t++)
// On verifie s’il y a des liens entrant a buckets->add (destination, t);
// la destination
int size = incomingLinks[destination].size(); // Iteration principale
if (!size) vhile (!buckets->empty()) {
return 0;

int curNode = buckets->remove();

// Initialisation int curTime = buckets->bucketNumber();
for (int t = 0; t < nbPeriods; t++) int link, candidat;
for (int i = 0; i < nbNodes; i++) { int tt;
nextNede[t] [i] = -1;
nextTime[t] [i] = -1; // On traite les noeuds adjacents au nosud
if (i == destination) // courant
arrivalTimes [t][i]l = 0; size = incomingLinks[curNode].size();
else for (int i = 0; i < size; i++) {
arrivalTimes[t] [i] = INFINITY;
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link = incomingLinks[curNoede] [il; nextNodes [curTime] [candidat] = curNode;
candidat = fromNode{link]; nextTimes [curTime] [candidat] = tt;
tt = curTime+travelTimes [curTime] [1ink]; it (lelement0fQ[curTime] [candidat]) {
if (tt > nbPeriods-1) continue; buckets->add (candidat, curTime);
element0fQ[curTime] [candidat] = 1;
if (arrivalTimes[curTime] [candidat] > }
travelTimes [curTime] [1ink]+ }
arrivalTimes [tt] [curNode]) { ¥
}
arrivalTimes [curTime] [candidat] =
travelTimes[curTime] [1ink]+ return 1;
arrivalTimes[tt] [curNode]; }

2.3.3 Expérimentations et analyse des résultats

Cette partie s’intéresse a I’analyse des performances des implantations séquentielles déve-
loppées dans la présente section. Afin de tester ces implantations, nous avons généré, pour
les réseaux urbains des villes de Winnipeg, Ottawa et Montréal'®, des temps de parcours
d;j(t) € [1,5] entiers pour des intervalles variant de 30, 60, 90 & 120 périodes de temps.

Le tableau 2.XII contient les temps d’exécution obtenus sur une station de travail
SUN SPARC Ultra 1/140, pour chacun des trois algorithmes appliqués sur les différents
exemplaires disponibles'®. Dans chaque cas, on retrouve le temps de calcul global corres-
pondant au traitement de toutes les destinations et, entre parenthéses, le temps de calcul
moyen par destination. Le temps mesuré est le temps réel requis par 'application et il est
exprimé en secondes. Dans le cas du réseau de Montréal, seuls les résultats pour des inter-
valles de 30 et 60 périodes de temps sont disponibles en raison de 'espace mémoire limité sur
ce type de machine. Etant donné que les résultats ne sont pas complets, nous n’utiliserons
pas ces derniers pour analyser en profondeur le comportement des trois algorithmes. On
peut toutefois remarquer que 1'algorithme TDLTP est le moins efficace des trois et que les
algorithmes DOT et CHRONOSPT ont des comportements trés semblables pour le réseau
de Winnipeg. Dans le cas des réseaux d’Ottawa et de Montréal, Palgorithme DOT est le
plus performant.

Le tableau 2.X1III contient les temps d’exécution (temps réel en secondes) obtenus sur
un SUN SPARC Server 1000 pour chacun des trois algorithmes appliqués sur les différents
exemplaires disponibles. Les 256 Mb de mémoire vive de cette machine, nous permettent
cette fois d’obtenir des résultats pour le réseau pour des intervalles de 90 et 120 périodes de

157 eg caractéristiques de ces réseaux sont fournies a la section 2.1.
16165 temps d’exécution obtenus sur cette station de travail seront particulitrement utiles lors de
I’évaluation des performances d’une implantation paralléle développée au chapitre 3.
P P p 19% P
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Réseau/| M| TDLTP DOT CHRONOSPT
Winmipeg/30 14.01 (0.091) 3.95 (0.026) 2.93 (0.019)
Winnipeg/60 63.28 (0.411) 8.13 (0.053) 8.33 (0.054)

Winnipeg/90 109.71 (0.712) | 11.99 (0.078) 12.99 (0.084)
Winnipeg/120 || 162.67 (1.056) | 15.97 (0.104) 16.72 (0.107)

Ottawa/30 143.64 (0.557) | 19.41 (0.075) 30.30 (0.117)
Ottawa/60 371.64 (1.440) | 37.87 (0.147) 59.44 (0.230)
Ottawa/90 615.12 (2.384) | 55.62 (0.216) 90.23 (0.350)
Ottawa/120 §84.46 (3.427) | 72.588 (0.281) | 110.76 (0.464)

Montréal/ 30 1032.66 (1.477) | 133.92 (0.192) | 214.49 (0.307)
Montréal/60 2670.33 (3.820) | 265.18 (0.379) | 451.43 (0.646)

Tableau 2.XII: Temps d’exécution sur un SUN SPARC Ultra 1/140.

temps. Comme nous 'avions déja remarqué dans les résultats du tableau 2.X1I, Palgorithme
TDLTP est le moins efficace des trois algorithmes. Cependant, contrairement aux résultats
obtenus sur la station de travail SUN SPARC Ulira 1/140, nous remarquons que l'algo-
rithme CHRONOSPT devient parfois plus efficace que 'algorithme DOT, contrairement
aux résultats précédents ot il performe moins bien dans tous les cas. Ce comportement
s'explique par les différences entre les mémoires caches des deux architectures. La cache [48]
est un espace mémoire oi1 se retrouvent généralement certaines intructions qui sont exécutées
fréquemment, ou certaines données qui sont accédées lors de l'exécution. Toutefois, cet es-
pace mémoire est limité et ne peut contenir tout le code exécutable ou toutes les données
4 traiter. Lorsque deux architectures possédent une cache trés différente, Pexécution d’un
méme programme sur chacune d’elles peut mener & des comportements trés différents. Dans
le cas présent, une étude des caractéristiques des deux architectures utilisées, nous montre
que le SUN SPARC Ultra 1/140 posséde une cache de 32 Kb tandis que le SUN SPARC
Server 1000 peut compter sur une cache de 1/2 Mb (500 Kb) pour chacun des 8 processeurs.
On peut alors conclure que algorithme CHRONOSPT, étant donné le type d’opérations
qu’il effectue, semble prendre avantage de la dimension de la cache sur le SUN SPARC
Server 1000'8.

Afin d’analyser plus en profondeur les résultats du tableau 2.XIII, nous présentons
dans les figures 2.13 et 2.14 Vinfluence de la modification de certaines caractéristiques des
réseaux. Tout d’abord, les trois graphiques de la figure 2.13 nous montrent l'influence de la
largeur de Pintervalle sur le temps d’exécution des trois algorithmes. Ces graphiques nous
permettent de voir que I'algorithme TDLTP est trés sensible a la largeur de l'intervalle
tandis que ce facteur n’a que peu d’influence sur les algorithmes DOT et CHRONOSPT.

17]] s'agit en fait d’'une cache de 16 Kb pour les données et de 16 Kb pour les instructions.
18Poyr plus de détails sur le concept de cache, consulter Patterson et Hennessy [48].
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Réseau/[M] TDLTP DOT CHRONOSPT
Winnipeg/30 41.62 (0.270) 8.94 (0.058) 8.96 (0.058)
Winnipeg/60 148.09 (0.962) 21.44 (0.139) 23.82 (0.155)
Winnipeg/90 277.79 (1.804) 35.71 (0.232) 38.28 (0.249)
Winnipeg/120 452.86 (2.941) 48.96 (0.318) 52.53 (0.341)
Ottawa/30 272.88 (1.058) 53.88 (0.209) 47.14 (0.183)
Ottawa/60 755.02 (2.926) 117.76 (0.456) 105.60 (0.409)
Ottawa/90 1488.04 (5.767) 182.91 (0.709) 176.40 (0.684)
Ottawa/120 2116.00 (8.202) 232.55 (0.901) 236.77 (0.900)
Montréal /30 2468.31 (3.531) 462.37 (0.661) 382.75 (0.548)
Montréal /60 6898.26 (9.869) 888.11 (1.271) 798.23 (1.142)
Montréal /90 11670.90 (16.697) | 1408.82 (2.015) | 1392.63 (1.992)
Montréal/120 || 19257.30 (27.550) | 1833.18 (2.623) | 2041.77 (2.921)

Tableau 2.X11I: Temps d’exécution sur un SUN SPARC Server 1000.

En fait, ces résultats expérimentaux réfletent les complexités de calcul respectives des trois
algorithmes.

En effet, nous avons déja vu au chapitre 2, que la complexité de calcul des algorithmes
DOT et CHRONOSPT s’exprime linéairement en fonction de M contrairement & celle de
Valgorithme TDLTP (O(n®M?2)) qui varie quadratiquement en fonction de M.

L’influence de la taille du réseau sur le temps d’exécution des trois algorithmes est
également évaluée par 'entremise du graphique de la figure 2.14. Les courbes sont obtenues
en considérant les réseaux de Winnipeg, Ottawa et Montréal pour |M| = 60. On remarque
que, pour P’algorithme TDLTP, les caractéristiques physiques (nombre de liens, nombre de
noeuds) ont également un impact significatif sur le temps de calcul requis. L’expression de
la complexité de calcul de I'algorithme TDLTP justifie encore une fois I'allure de la courbe
obtenue.

L’analyse des temps d’exécution obtenus nous montre donc clairement Iinefficacité
de Valgorithme TDLTP proposé par Ziliaskopoulos et Mahmassani [57] comparativement
aux deux autres approches proposées par Chabini [12] (DOT) et Pallottino et Scutella
[46] (CHRONOSPT). Les graphiques des figures 2.13 et 2.14 permettent de constater la
forte influence qu’ont les caractéristiques (dimension et largeur de I'intervalle considéré) des
réseaux utilisées sur la performance de I’algorithme TDLTP contrairement aux algorithmes
DOT et CHRONOSPT.
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Chapitre 3

Implantations paralleles
d’algorithmes de calcul des plus

courts chemins temporels

Jusieurs champs d’étude en sciences, incluant la recherche opérationnelle et la program-

mation mathématique, comportent des modeles qui requiérent des calculs de plus en
plus intensifs. Bien que la puissance des processeurs augmente sans cesse, certains modeles
exigent maintenant encore un effort de calcul trop grand pour espérer obtenir une solution
en un temps raisonnable. Le calcul paralléle ([3, 7, 55]) représente donc aujourd’hui, une so-
lution permettant de résoudre & moindre coiit (temps) les problémes auxquels nous sommes
confrontés.

Quelques travaux ([10, 25, 59]) ont déja contribué & étudier 'impact du calcul pa-
ralléle sur certains modeles de recherche opérationnelle et d’optimisation, notamment les al-
gorithmes de calcul des plus courts chemins. Dans le but de résoudre le probleme d’équilibre
dans un réseau 4 demande fixe [24], Florian, Chabini et Le Saux [25] utilisent entre autre
l'environnement PVM (Parallel Virtual Machine) pour le calcul distribué sur un réseau de
16 stations de travail SUN SPARC Ultra 1. Ils développent également une implantation pa-
rallele multithreads! pour le calcul sur une machine multiprocesseurs a mémotre partagée?
(SUN SPARC Center 1000 a 8 processeurs). Leurs implantations utilisent le modele de

décomposition maitre-esclave. Les résultats qu'ils obtiennent leur permettent de conclure,

Voir section 3.1.
2Voir section 3.1.
3Voir section 3.1.
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entre autre, que 'implantation multithreads performe mieux que I'implantation utilisant
'environnement P VM. Un autre travail réalisé par Ziliaskopoulos, Mahmassani et Kotzinos
[59], traite de 'implantation parallele de I'algorithme TDLTP développé par Ziliaskopou-
los et Mahmassani?. Dans ce travail, ils congoivent deux algorithmes utilisant le concept de
mémoire partagée et un algorithme utilisant une stratégie d’échanges de messages. Les deux
designs & mémoire partagée sont implantés sur un CRAY Y-MP/8 tandis que l'algorithme
procédant par échanges de messages est implanté sur un CRAY T3D & 32 processeurs et
utilise I'environnement P VM. Les résultats de Ziliaskopoulos, Mahmassani et Kotzinos, leur
permettent de conclure que la parallélisation du calcul d’un plus court chemin convention-
nel n’est pas efficace. Il s’avére en fait beaucoup plus avantageux d’affecter directement une
destination A chaque processeur disponible. Ce résultat est également remarque par Florian,
Chabini et Le Saux.

Dans ce chapitre, nous nous intéressons 4 'implantation parallele des algorithmes
de calcul des plus courts chemins temporels traités au chapitre 25, Plus spécifiquement,
nous utilisons, d’une part, 'environnement PVM pour étudier le comportement du calcul
distribué sur un réseau de stations de travail et, d’autre part, la programmation multithreads
pour évaluer 'impact du calcul sur une machine ¢ mémoire partagée. Ce chapitre permet de
procéder & une analyse sévére des performances des deux environnements de parallélisation
dans le cadre du calcul des plus courts chemins temporels.

La premiére section de ce chapitre présente les deux types d'environnements choi-
sis pour effectuer nos implantations paralléles, et introduit quelques concepts relatifs au
traitement paralléle. Dans la deuxi®me section, nous présentons en détail les implantations
paralléles qui ont été développées et nous effectuons une analyse des performances des deux

environnements de parallélisation utilisés.

3.1 Traitement parallele

Dans cette section, nous introduisons en premier lieu certains concepts reliés au traitement
paralltle. Ensuite, nous présentons les deux environnements utilisés pour développer nos im-
plantations paralleles. Pour terminer, nous définissons les mesures de performances utilisées

pour analyser Pefficacité des implantations paralléles.

4Voir chapitre 1, section 1.2.3.
5La parallélisation des algorithmes de calcul des plus courts chemins statiques présentés au chapitre 2 est
laissée de cbté puisque déja traitée par Florian, Chabini et Le Saux [25].
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3.1.1 Quelques concepts de base reliés au traitement parallele

L’utilisation du traitement paralléle nécessite une connaissance de certains concepts et in-
troduit une nouvelle terminologie. Plusieurs des concepts de base relatifs au traitement
paralléle sont définis par Chabini [11]. Nous reprenons ici ceux qui nous intéressent parti-

culierement.

La décomposition

La décomposition définit la division d’une téche en sous-tiches pouvant étre exécutées par

plusieurs processeurs. Elle comprend les concepts suivants:

Le partionnement: Consiste & déterminer la taille des sous-tiches. On retrouve,

en général, deux degrés de parallélisme découlant de ce concept:

e Parallélisme 4 grains fins: Chaque sous-tache correspond (en général) 3 une
instruction machine.
e Parallélisme & gros grains: Chaque sous-tiche correspond (en général) & une

procédure comprenant un ensemble d’instructions machine.

L’allocation: Consiste & planifier 'exécution des sous-tiches en tenant compte des

contraintes de précédence et, également, de Parchitecture des processeurs.

Le balancement de charge: Vise & obtenir une meilleure efficacité en uniformi-
sant les temps d’exécution des sous-tiches sur chacun des processeurs.

Les communications: Certaines sous-tiches doivent communiquer entre elles. Ces
échanges d’information peuvent avoir des impacts sur la performance. 1l est donc

important de les minimiser.

La synchronisation: Ce concept fait référence aux deux modes selon lesquels
un processeur peut évoluer: synchrone et asynchrone. Dans le mode syn-
chrone, un processeur doit attendre & un point prédéterminé jusqu’a larrivée
d’une donnée ou jusqu’a ce qu'un certain nombre d’étapes soient accomplies par
d’autres processeurs. Le mécanisme choisi pour assurer la synchronisation peut
avoir un impact non négligeable sur la performance. En mode asynchrone, iln'y
a pas d’attente en aucun point de 'exécution. Cependant, il est plus difficile dans

ce cas d’assurer la validité de I'algorithme.
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Les architectures multiprocesseurs & mémoire partagée

(Shared-Memory Multiprocessors)

Dans ce modgle, chaque processeur a accés & une mémoire commune divisée en modules.

Deux processeurs, source et récepteur, communiquent entre eux de la facon suivante: la
source écrit I'information en mémoire commune de maniére & ce que le récepteur puisse en-
suite la lire. Méme si ce modgle procure un moyen plus efficace de communiquer, il engendre
un probléme d’accés simultanés par plusieurs processeurs & Pinformation contenue dans
une cellule mémoire. Les conflits, qui sont gérés par le réseau d’interconnections, retardent
l'acces et, par conséquent, diminuent la vitesse des communications. Les communications
demeurent toutefois peu coiiteuses comparativement & d’autres types d’architectures, ce qui

favorise un parallélisme & grains fins.

Les architectures multiprocesseurs & échanges de messages

(Message-Passing Multiprocessors)

Dans ce modele, chaque processeur posséde sa propre mémoire qu'il peut accéder directe-
ment. Il n'y a donc pas de conflits possibles, mais ce type d’architecture implique que la
méme information est répliquée autant de fois qu’il y a de processeurs. Par conséquent,
'espace mémoire total requis peut rapidement devenir problématique. Les communications
avec les autres processeurs, qui se font par échanges de messages, doivent se faire & travers

les liens physiques formant le réseau d’interconnections. Les communications sont donc plus
lentes et le développement d’un algorithme pour ce type d’architecture est souvent plus dif-
ficile que pour une architecture & mémoire partagée. En raison du coit des communications,

ce type d’architecture favorise davantage le parallélisme & gros grains.

3.1.2 L’environnement PVM (Parallel Virtual Machine)

L’environnement P VM (Parallel Virtual Machine) (Geist et al. [29]) utilise le modéle d’échan-
ges de messages afin de permettre le calcul distribué a travers un ensemble hétérogene de

machines. On parle de calcul distribué lorsqu’un ensemble de machines connectées par
un lien physique (cable Ethernet) est utilisé dans le but de résoudre un probleme qui est
généralement de grande taille. L'objectif du calcul distribué est bien entendu de surpasser la
puissance de calcul fournie par une seule machine. Le concept clé de Penvironnement P VM,
tel que décrit pas Geist et al. [29], est que I'ensemble des machines utilisées apparaissent en

réalité comme une seule machine virtuelle.
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L’environnement PVM est composé de deux parties. La premiére partie est un dae-
mon (appelé pvmd3), résidant sur chacune des machines et formant ainsi la machine vir-
tuelle. En fait, lorsqu'un usager désire utiliser Penvironnement PVJM, il doit en premier
liew créer une machine virtuelle en démarrant un daemon sur un ensemble de machines
choisies. La seconde partie de 'environnement consiste en une librairie de fonctions compo-
sant Vinterface PVM. Les fonctions contenues dans cette librairie permettent les échanges
de messages, la création de processus, la coordination des taches et la modification de la

machine virtuelle.

Le modale de calcul de I'environnement PVM® est basé sur la notion qu'une ap-
plication est composée de plusieurs taches, chaque tache étant responsable d’une partie
de la charge de travail totale. Cet environnement supporte deux types de méthode de pa-
rallélisation: le parallélisme fonctionnel et le modele SIMD (Single-Instruction Multiple-
Data). Dans le parallélisme fonctionnel, chaque téche consiste 3 exécuter une fonction. Dans
le parallélisme basé sur le modele SIMD, toutes les tiches sont les mémes. Cependant, cha-

cune d’elles ne travaille que sur une partie (généralement petite) des données.

3.1.3 La programmation multithreads

Les machines multiprocesseurs & mémoire partagée procurent une solution peu coliteuse
pour le calcul paralléle. En utilisant la programmation multithreads combinée a P'exécution
sur ce type de machine, il est possible d’obtenir un rendement assez satisfaisant.

Avant de discuter des concepts concernant la programmation multithreads, il est
nécessaire de définir le concept de thread lui-méme. Ce concept est clairement défini par
Berg et Lewis [6]. Comme les systemes d’exploitation multitaches (par exemple, UNIX et
Windows NT) permettent de réaliser plusieurs opérations simultanément en exécutant
plus d’un processus, un processus peut faire de méme en utilisant plusieurs threads [6].
Chaque thread est en fait une séquence d’instructions pouvant exécuter ses instructions
indépendamment des autres threads, permettant ainsi & un processus multithreads d’exécuter
un certain nombre de tiches en concurrence. La distinction entre un processus et un thread
n'est pas évidente. Pour mieux la comprendre, Berg et Lewis ajoutent qu'un processus
est une entité appartenant au noyau du systéme d’exploitation (kernel-level entity) tandis
qu’un thread est une entité se situant au niveau utilisateur (user-level entity). Comme dans
le cas de fonctions se situant au niveau utilisateur, la structure du thread peut étre accédée

directement en utilisant la librairie multithreads associée au systéme d’exploitation utilisé.

Pour plus de détails concernant 'environnement PVM, consulter Geist et al. [29).
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Il est important de noter que les registres (pointeur de pile (stack pointer), marqueur d’ins-
tructions (program counter)) font partie du thread et que chaque thread a sa propre pile
d’exécution. Cependant, la structure du thread n’inclut pas le code exécutable. Ce dernier
est plutdt global et peut étre exécuté simultanément par d’autres threads. La figure 3.1

montre un exemple ot deux threads (T1 et T3) exécutent la méme fonction. On peut y voir

T3(pc) Ti(pc)

T3ep) \ ! T2 (pe)
3 \ ' \
' T ) L}
TL(P) -__ A y
e & s ) “—.- ]
—| |} =" 4+ -~ Fonctions
1 —_—
\
1]
T2 .. ®
T -‘-— < snmnn ===+ Données
— globales
Structure du processus

Noyau

Figure 3.1: Relation entre un processus et les threads y étant associés.

les pointeurs de pile (sp) et les marqueurs d’instructions (pc) associés & chacun des trois
threads présents.

Tous les threads d’un processus partagent le méme état que ce processus. Ils résident
dans le méme espace mémoire, voient les mémes fonctions et les mémes données. Quand
un thread modifie une variable propre au processus, alors tous les autres threads verront
la modification lorsqu’ils accederont A cette variable. Le prix & payer pour ce partage des
ressources est que les données qui sont modifiées par un ou plusieurs threads doivent étre

protégées. Observons la suite d’instructions suivante ot les threads T1 et T2 modifient la
variable D = 0:

. T1 1lit D: Tl.registre <- D=0
. T2 1it D: T2.registre <~ D=0
. T1 incremente D de 1: Ti.registre = Tl.registre+l
. T2 incremente D de 1: T2.registre = T2.registre+l

. T1 reecrit dans D: Ti.registresl -> D

o2 T« L B VS B S T

T2 reecrit dans D: T2.registre=l -> D

A la fin de cette suite d’instructions, comprenant deux incrémentations asynchrones, nous
avons toujours D = 1. Afin d’obtenir D = 2, nous devons associer une clé & la variable

D et prendre possession de cette derniére chaque fois que nous désirons modifier ou lire la
variable:
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Tl acquiere D.cls

T2 essai d’acquerir D.cle mais doit attendre que Tl la redonne
T1 1it D: Tl.registre <- D=0

Ti incremente D de 1: Tl.registre = Tl.registre+l

T1 reecrit dans D: Ti.registre=l -> D

Tl redonne D.cle

T2 est reveille et acquiere D.cle

. T2 1lit D: T2.registre <~ D=1

T2 incremente D de 1: T2.registre = T2.registre+l
T2 reecrit dans D: T2.registre=2 -> D

. T2 redonns D.cle

Maintenant, nous avons que D = 2. Cependant, la suite d’instructions est devenue séquen-

tielle et, de plus, les threads ont perdu un certain temps pour demander, acquérir et redonner

1a clé. Dans ce cas, il aurait été préférable d’avoir un seul thread exécutant la tache. 11 faut

donc étre prudent dans la conception d’un algorithme utilisant le concept multithreads.

Les problémes de synchronisation que 'on peut rencontrer sont dis principalement

aux structures de données partagées (SDP). La présence de SDP dans une implantation

multithreads a donc un impact sur les performances de cette derniére:

e Si aucune SDP n’est présente, alors aucun mécanisme de synchronisation n’est néces-

saire. Dans ce cas, on doit s’attendre & de trés bonnes performances.

e S'il y a une SDP qui est accédée en lecture seulement, alors il n’est également pas

nécessaire d’introduire de mécanismes de synchronisation. Les performances devraient

aussi étre excellentes.

e il y a une SDP dont les données n'ont pas 3 étre mises & jour immédiatement, il

peut étre avantageux pour chaque thread de conserver ses résultats intermédiaires
dans V'espace mémoire lui étant réservé et de retarder la mise a jour de la SDP aussi
longtemps que possible. De cette fagon, les temps d’attente sont réduits & une petite

portion du temps de calcul global et la performance reste satisfaisante.

S’il y a une SDP qui doit étre mise a jour immédiatement, alors les temps d’attente
doivent étre réduits au maximum. Ceci est possible si les threads acquiérent les clés
associées 3 chacune des données protégées, pour de trés courtes périodes de temps par
rapport au temps de calcul global.

Il est maintenant évident que la programmation multithreads est soumise a certaines limites

engendrées en partie par les SDP. Cependant, il est souvent possible de concevoir des

algorithmes évitant ou limitant au maximum la présence de mécanismes de synchronisation.
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3.1.4 Mesures de performances des implantations paralleles

La performance d’une implantation paralléle peut étre mesurée de plusieurs facons ([11,
13, 14]). La mesure de cette performance dépend en quelque sorte du critére d’efficacité
que l'on juge important. Dans notre cas, ce critére d’efficacité est le temps d’exécution.
A partir de ce critére, nous pouvons reporter un certain nombre de mesures permettant
d’évaluer la performance de nos implantations paralleles. Les mesures qui nous intéressent
principalement dans ce mémoire sont 'accélération et la charge relative. Afin de définir

ces deux mesures, dénotons par

e p: le nombre de processeurs;
e n: la taille du probléme;

o Ty(n): le temps d’exécution de I'implantation séquentielle, sur un des processeurs
de la machine paralléle, pour résoudre le probléme de taille n;

e T(n,p): le temps d’exécution de I'implantation paralléle sur p processeurs pour
résoudre le probleme de taille n.

L’accélération a(n,p) associée & 'exécution de I'implantation paralléle sur p proces-

seurs est alors définie par

Ty (n)
T(n,p)

a(n,p) = (3.1)
Bien qu'idéalement, a(n,p) = p, nous avons généralement que a(n, 7} < P A noter que
nous utilisons, pour calculer Paccélération, le meilleur temps d’exécution séquentiel Ts(n)
et non le temps d’exécution de 'implantation paralléle sur 1 processeur T(n,1). En effet,
puisque nous avons que T'(n,1) > Ty(n) (en raison du codt supplémentaire attribuable aux
communications ou aux mécanismes de synchronisation), I’accélération obtenue en utili-
sant le temps d’exécution de I'implantation paralléle sur 1 processeur est normalement non
représentative de la réalité.

La charge relative est une nouvelle mesure de performance introduite par Chabini
[11]. Idéalement, I'exécution paralléle dure Ts(n)/p. Désignons d’abord par la charge des
processeurs, le temps supplémentaire (par rapport au temps idéal) que ceux-ci prennent
pour finir le traitement. Nous incluons dans cette quantité toutes les formes de retard que
peut causer une implantation parallele:

e les délais de communications entre les processeurs;
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le temps d’attente des processeurs;

le temps d’exécution des parties non parallélisables de I'algorithme;

le temps supplémentaire causé par les instructions exclusives au code paralltle

par rapport & I'implantation séquentielle;

la variation dans le temps de calcul, due au fait qu’'un algorithme parallele peut

emprunter un chemin qui differe de celui de la version séquentielle.

Alors, la charge relative b(n, p) est obtenue lorsque I'on divise la charge des processeurs par
le temps d’exécution de I'implantation séquentielle. En pratique, cette mesure s'évalue de

la fagon suivante:

_T(mp) 1

b(n,p) = - it (3.2)

L’utilisation de la charge relative comme mesure de performance s’avere entre autre
essentielle dans les cas oil les courbes d’accélérations des implantations paralléles considérées
sont difficilement distinguables. En effet, & chacune de ces courbes peut correspondre des
charges relatives dont les comportements different, permettant ainsi de porter un jugement
sur Pefficacité des implantations. Un autre avantage que procure l'utilisation de cette mesure
repose sur la possibilité d’estimer la meilleure accélération que l'on pourrait obtenir en

utilisant un grand nombre de processeurs p. En effet, puisque nous avons que

1
S S 3.
o(8) = oy (33)
nous obtenons, lorsque p — +00,
1
N —. 3.
a(np) ~ g (34)

La charge relative nous offre donc la possibilité d’effectuer une analyse plus juste des
performances de notre implantation paralléle. De plus, il est possible de faire des prévisions
sur le comportement de I'implantation pour un nombre de processeurs hypothétiques.
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3.2 Implantations paralléles des algorithmes DOT, CHRONO-
SPT et TDLTP

Cette section traite du développement d’implantations paraliéles pour les trois algorithmes
de calcul des plus courts chemins temporels traités au chapitre 2, a savoir, les algorithmes
DOT, CHRONOSPT et TDLTP. L’environnement PVM et la programmation multithreads
sont utilisés pour développer ces implantations paralléles.

Dans une premier temps, nous développons une implantation paralléle utilisant en-
vironnement P VM. L'objectif est d’effectuer un calcul distribué sur un réseau de stations de
travail. Par la suite, & D’aide de la programmation multithreads, nous concevons une implan-
tation paralléle destinée au calcul sur une machine multiprocesseurs a mémoire partagée.

Les résultats obtenus par les deux types d’implantations sont analysés et comparés.

3.2.1 Implantation utilisant ’environnement PVM

L’environnement PVM (Parallel Virtual Machine), tel que décrit dans la section 3.1, est
un modele d’échanges de messages permettant le calcul distribué & travers un ensemble

hétérogene de machines. Cet environnement supporte deux types de modeles de paralléli-
sation: le modele fonctionnel et le modele SIMD (Single-Instruction Multiple-Data). Dans

ce travail, nous nous restreignons au modele de parallélisation SIMD".

Description de 'implantation

L’implantation développée, utilise le schéma maitre-esclave présenté dans la figure 3.2. Ce
schéma est essentiellement composé d’un programme maiire et d’un certain nombre de
copies d’un programme esclave. La tache du programme madire englobe la répartition du
travail, la collecte des résultats ainsi que la coordination de ces deux actions. Il gére en
quelque sorte ’ensemble du traitement paralléle. D’un autre coté, la tache du programme
esclave est relativement simple. Elle consiste & exécuter le travail assigné par le programme
rmafire et A lui communiquer les résultats obtenus. Les échanges de messages se font donc
uniquement entre le maitre et les esclaves.

La stratégie utilisée pour paralléliser les trois algorithmes de calcul des plus courts
chemins temporels est trés simple. Etant donné un nombre de destinations, notre stratégie
consiste & diviser le travail en assignant une ou plusieurs destinations & chaque esclave.

(Cette stratégie a entre autre été utilisée par Florian, Chabini et Le Saux [25].) L'objectif

"Voir section 3.1.
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Ensemble de
taches

maitre

Echanges d
messages

esclave 1 esclave2 | ---o--. esclave p

Figure 3.2: Schéma maitre-esclave.

n’est donc pas de paralléliser le calcul lui-méme, c’est-a-dire 'algorithme séquentiel, mais
plutét de considérer 'ensemble des destinations & traiter comme une tache globale que 'on
peut fragmenter en sous-tiches. Les opérations effectuées par les programmes mailre et

esclave peuvent se résumer comme suit:

Programine maitre

1. Lit le fichier NFF.
2. Crée p copies du programme esclave.
3. Divise l'ensemble des destinations en K sous-ensembles.
4. Envoie, 4 chaque programme esclave, un sous-ensemble k € K.
5. Tant qu'il y a un programme esclave actif,
5a. regoit les résultats du programme esclave ¢;

5b. si K # 0, envoie un nouveau sous-ensemble k& € K au programme esclave i, sinon, désactive
le programme esclave i.

Programme esclave
1. Lit le fichier NFF.
2. Crée un outil de calcul des plus courts chemins temporels,
3. Tant qu’il y a un sous-ensemble de destinations & traiter,
3a. regoit du programme maitre un sous-ensemble de destinations & ou I'ordre de se désactiver;
3b. pour chacune des destinations dans k, calcule les plus courts chemins temporels;

3c. retourne les résultats au programme maitre.

L'utilisation d'un environnement & échanges de messages sous-entend que chaque
esclave doit posséder une copie des données nécessaires au traitement des opérations com-
prises dans le code qu'il exécute. Par conséquent, les programmes madire et esclave doivent

tous deux lire le fichier NFF afin d’avoir en leur possession une copie du réseau traité. Ce
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type d'implantation nous force donc & répliquer I'information en fonction du nombre de
processeurs utilisés.

Le nombre de copies du programme esclave, démarrées par le programme mailre,
correspond généralement au nombre de processeurs disponibles lors de I'exécution. Afin de
distribuer I'ensemble des destinations |D| parmi les p processeurs disponibles, nous utilisons
une répartition définie par

Dl

a-—, a € (0,1}
= (0,1]

Cette expression nous donne le nombre de sous-ensembles de destinations a traiter. Le pa-
ramétre a offre la possibilité d’effectuer un balancement dynamique de la charge de travail
totale. Lorsque o = 1 (ce qui correspond & la valeur utilisée dans nos expérimentations),
nous obtenons un nombre de sous-ensembles de destinations, égal au nombre de proces-
seurs. Cela signifie en fait que le nombre de destinations traitées par chaque processeur est
fixé & 'avance, puisque chaque processeur sera responsable d’un et un seul sous-ensemble

de destinations. Il s'agit donc d’un balancement statique de la charge de travail globale.

Cependant, une valeur de @ < 1 résulte en un nombre K de sous-ensembles de destinations
plus grand que le nombre de processeurs. Par conséquent, il est possible de gérer ces K
sous-ensembles de destinations en assignant un sous-ensemble k¥ € K au premier processeur
libre, favorisant ainsi P'utilisation des processeurs les plus efficaces. Dans ce cas, il s’agit

alors d’un balancement dynamique de la charge de travail globale. Un tel balancement de

charge peut entre autre s’avérer avantageux si certains processeurs utilisés consacrent déja,
lors du calcul, une partie de leurs ressources & une autre application. Le choix de o dépend
donc du degré d’utilisation des processeurs utilisés.

Le code C++ présenté dans ce qui suit, correspond & l'implantation utilisant 'al-
gorithme DOT (les implantations utilisant les algorithmes CHRONOSPT et TDLPT sont
identiques). Afin de faciliter la compréhension du code, nous laissons de c6té les appels aux

procédures PVM. Les opérations correspondantes sont toutefois décrites et précédées du

symbole =>.
Programme mattre nbProcs = 1;
k=1;

else if (argc == 3)
main (int argc, char* argv[]) nbProcs = atoi(argv[2]);
{ k=1

int nbProcs; else if (argc == 4) {

int k; nbProcs = atoi(argv[2]);

if (arge == 2) k = atoi(argv[3]);
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} pos = i;
else { procs = nbProcs;

cerr << "usage: " << argv[0] vhile (procs) {

<< " <NFF network> [mb. procsl [k]l\n";

exit(1); ~> Recoit un message du proceseurs j
> de type T
NFF* network = new NFF; while (T == 99) {
ifstream inputFile (argv([1]);
fichierNFF >> *network; if (pos < nbTasks) {

-> Envoia un message de type 10 au

-> Cree p programmes esclave processeur j
-> Envoie le nom du fichier a traiter comprenant t[pos].first et t{pos].end

a chaque programme esclave pos++;

}

struct Task { else {

int first; -> Envoie un message de type 99

int end; procs--;
}; }

}

// Divise les destinations
Task* t; if (T == 10)
int charge = k#nbCentroids/nbProcs; -> Resultats du processsurs j
int nbTask; }
if (k != 1) }

nbTask = nbCentroids/charge;

else Programme esclave

nbTask = nbProcs; #include <DOT.h>
int r = nbCentroidsicharge;

void main ()

t = new Task[nbTasks]; 7
-> Recoit du maitre le nom du fichier a
int pos = 0; traiter
for (int i = 0; i < r; i++) {
t[il.first = pos; NFF* network = new NFF;
t[i].end = pos+charge+l; ifstream inputFile (‘‘fichier NFF'’);
pos += charge+l; inputFile >> *network;
}

// Les attributs necessaires a la creation de
for (i = r; i < nbTasks; i++) { // 1'outil sont ajoutes
t[i] .first = pos;
t[i] .end = pos+charge;
pes += charge; // Cree un outil de calcul des plus courts
} // chemins temporels
NFFTDOT t00lDOT (*network);
for (i = 0; i < nbProcs; i++)
-> Envoie un message de typs 10 au int nbPeriods = tool.number(OfPeriods();
processeur i int nbNodes = tool.number(fNodes();
comprenant t[i].first et t[il.end

struct Path {
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int** arrivalTimes; break;

int** nextNodes; ealse

int** nextTimes; -> Recoit deux entiers: first et end
3

for (int i = first; i < end; i++)
Path* p; t00lD0T.sp (nodeCentroid[i], arrivalTimes,
nextNodes, nextTimes);

// Alloue 1’espace memoire necessaire

// pour conserver l’information resultante -> Envoie au maitre un message de type 99
// du calcul des plus courts chemins (fin des calculs)
for (;;) { -> Envoie les resultats au maitre

(message de type 10)
-> Recoit du maitre un message de type T }

if (T == 99)

On remarque dans le programme esclave que les résultats sont communiqués seu-
Jement lorsque les calculs sont terminés. Cette approche diminue le nombre de messages &
transmettre mais en augmente toutefois la taille. De plus, on augmente considérablement
Pespace mémoire utilisé par le programme esclave (on doit conserver les résultats pour
chaque destination traitée). Certains modéles peuvent exiger que les résultats soient dispo-
nibles le plus t6t possible afin d’effectuer une autre opération. Dans ce cas, une approche
dans laquelle les résultats du calcul des plus courts chemins pour une destination seraient

communiqués immédiatement, pourrait étre utilisée.

Expérimentations et analyse des résultats

Nous nous attardons, dans cette partie, & 'analyse des performances de I'implantation pa-
rallkle présentée précédemment. Le réseau de 16 stations de travail SUN SPARC Ultra
1/140 décrit a la section 2.1 est utilisé lors de nos expérimentations. Afin de tester notre
implantation paralléle, nous utilisons les réseaux de Winnipeg et d’Ottawa pour des inter-
valles comprenant 30, 60, 90 et 120 périodes de temps ainsi que le réseau de Montréal pour
des intervalles comprenant 30 et 60 périodes de temps. (On ne peut utiliser le réseau de
Montréal pour des intervalles de 90 et 120 périodes de temps en raison de 'espace mémoire
requis par ces exemplaires.)

Nous présentons dans les tableaux 3.1, 3.II et 3.III les temps d’exécution obtenus
en fonction du type de réseau considéré (Winnipeg/30 périodes de temps, Winnipeg/60
périodes de temps, etc.) et du nombre de processeurs utilisés. Le temps d’exécution est
mesuré en secondes et correspond au temps réel requis par 'application. Ces résultats sont

obtenus en fixant le paramétre de balancement a & 1, ce qui correspond a un balancement de
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charge statique. En fait, les expérimentations ont été réalisées dans des conditions idéales,
c’est-a-dire que chaque processeur utilisé était totalement dédié a notre application. Il a
été vérifié que dans ces conditions, un balancement de charge dynamique (@ < 1) est
inutile. En effet, puisqu'un balancement de charge dynamique augmente le nombre des
communications, il faut se retrouver dans une situation ou il devient avantageux d’adopter
cette stratégie. Or, cette augmentation du nombre des communications, produite par une
fragmentation plus fine de la tache globale, n’est bénéfique que si certains processeurs utilisés
sont significativement moins efficaces & exécuter les taches prescrites.

Nos expérimentations préliminaires nous ont permis de constater Pinefficacité de
'implantation lorsque P'on tient compte de la tansmission des résultats dans le temps de
calcul total. En effet, les résultats que chaque esclave devrait normalement communiquer
au maitre sont contenus dans trois matrices® de dimensions Dy x 12n|M| bytes, ot D
représente le nombre de destinations contenues dans le sous-ensemble k. On voit clairement
que le nombre de bytes que I'esclave doit transmettre au maitre via le réseau, devient
rapidement trés important. Dans ce contexte, et méme en ne transmettant qu'une seule
matrice (par exemple, les temps d’arrivée a la destination), il est difficile d’obtenir une
accélération supérieure 4 2 sur 15 processeurs. Par conséquent, les résultats présentés dans
les tableaux 3.I, 3.II et 3.III ne tiennent pas compte des temps de communication. Ces
résultats servent donc A mesurer V'efficacité du calcul distribué sur un réseau de stations de
travail.

A partir des résultats des tableaux 3.1, 3.1I et 3.1II, nous somimes en mesure d’évaluer
et de représenter graphiquement 'accélération et la charge relative’. Ces deux mesures
nous permettent de mieux évaluer I'impact de I'utilisation de Penvironnement PVM pour
le calcul distribué sur un réseau de stations de travail. Les figures 3.4 & 3.13 nous montrent,
pour chacune des implantations paralléles des trois algorithmes (DOT, CHRONOSPT et
TDLTP), les courbes associées a 'accélération et & la charge relative pour un réseau donné
(Winnipeg/30 périodes de temps, Winnipeg/60 périodes de temps, etc.). Les graphiques
obtenus nous permettent de constater que cette implantation parallele est efficace. En effet,
nous remarquons que les courbes d’accélération sont quasi linéaires, quelque soit le type
de réseau traité. Nous remarquons également que nous atteignons dans la plupart des cas
une accélération de 13 sur 15 processeurs. De plus, nous mesurons des charges relatives
inférieures 4 0.09, et nous observons que les courbes correspondantes sont décroissantes

lorsque le nombre de processeurs augmente. Ce qui implique que le calcul des plus courts

8Voir chapitre 2, section 2.3.2.
9Voir section 3.1.
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chemins temporels représente donc suffisamment de travail (en ne tenant pas compte du
temps requis pour la transmission des résultats) pour justifier I'utilisation de ce genre d’im-
plantation paralléle. En utilisant les concepts que nous avons introduits dans la section 3.1,
cela revient A dire que la granularité des sous-taches obtenues pour les différents problemes
testés est suffisante et favorise 'utilisation de plusieurs processeurs.

Dans chacune des figures 3.4 & 3.13, il est intéressant de noter que l'on peut fa-
cilement distinguer les courbes de charges relatives contrairement a celles correspondant
aux accélérations. On remarque en effet que pour chaque graphique, la courbe de la charge
relative associée a D’algorithme TDLTP se trouve sous celle associée & I'algorithme CHRO-
NOSPT qui, elle-méme, se situe généralement sous la courbe correspondant a Palgorithme
DOT. En fait, ce comportement est reli¢ aux performances des implantations séquentielles de
chacun des trois algorithmes (voir tableau 2.XII). Mis & part ce fait, la charge relative nous
permet, comme nous I’avons vu dans la section 3.1, d’estimer la meilleure accélération que
’on pourrait obtenir si nous disposions d’un nombre illimité de processeurs. Evidemment, la
qualité d’une telle estimation est étroitement reliée & la stabilité des courbes d’accélération
et de charge relative. Il est donc important d’analyser le comportement de ces courbes
avant de tirer des conclusions de ces estimés. Le tableau 3.IV présente, pour chacun des
réseaux utilisés (Winnipeg/30 (W/30), etc.) et pour chacun des algorithmes considérés, les

estimations obtenues en utilisant la relation 3.4. Afin d’obtenir ces estimés, nous utilisons la

[ Algorithme || W/30 | W/60 | W/90 | W/i20 | 0730 | 0760 | 0790 | O/120 | M/30 | M/60
DOT I 500 | 166.7 | 1429 | 142.9 [ 100.0 | 58.8 | 47.6 | 90.9 | 100.0 | 100.0
CHRONOSPT || 83.3 | 1250 | 588 | 62.5 | 200.0 | 250.0 | 1420 | 1420 | 142.9 | 7000.0
TDLTP [ 766.7 | 111.1 | 1667 | 1420 | 250.0 | 250.0 | 200.0 | 200.0 | 200.0 | 142.0

Tableau 3.IV: Estimation de 'accélération potentielle.

derniére valeur de charge relative observée, c’est-a-dire celle correspondant & l'utilisation de
15 processeurs'®. (On remarque que I'estimation de I'accélération de I'implantation parallele
de Palgorithme CHRONOSPT pour le réseau M/60 est de 1000. Cette estimation optimiste
est due & un rendement inespéré obtenu en utilisant 15 processeurs. L’analyse de la courbe
d’accélération s'avére donc trés importante dans ce cas précis.)

La figure 3.3 nous montre, pour le réseau de Montréal/30 et pour chacun des al-
gorithmes considérés, une prévision du comportement des courbes d’accélérations que 'on

pourrait obtenir si I'on disposait de plus de 15 processeurs. Ce réseau est choisi puisque

OCompte tenu de 'instabilité de certaines courbes, des estimations obtenues en fonction des cinq derniéres
valeurs de charge relative pourraient, dans certains cas, ére plus précises.
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les courbes d’accélération et de charge relative obtenues sont relativement stables. Les
accélérations prévues sont calculées & 1'aide de la relation 3.3, ou b(n,p) correspond tou-
jours & la charge relative obtenue pour 15 processeurs. Les courbes obtenues permettent
de confirmer que I'implantation PVM pourra également étre efficace lorsqu'un nombre plus
élevé de processeurs seront disponibles.

En résumé, pour justifier I'utilisation de I'environnement PVM pour le calcul dis-
tribué sur un réseau de stations de travail, il faut que le probleme considéré puisse étre
fragmenté en sous-taches de granularités suffisantes. De plus, il faut que les communica-
tions entre les processeurs soit considérablement négligeables comparées au temps de calcul
total. Dans notre cas, le calcul des plus courts chemins temporels implique un effort de
calcul suffisamment important pour favoriser 'utilisation de I'environnement PVM. Les
accélérations ainsi que les charges relatives observées nous le confirment. Cependant, la
masse de résultats 4 transmettre, pendant ou aprés les calculs, rend 'utilisation de I'im-
plantation PVM inefficace, voire méme inutile, pour tous les exemples considérés. Cette
faiblesse de PVM dans le processus d’échanges de messages, déja remarquée par Florian,
Chabini et Le Saux [25], est particulitrement néfaste dans notre cas. Il est donc possible
d’envisager d’utiliser 'environnement PVM pour le calcul des plus courts chemins tempo-
rels dans un contexte ne nécessitant pas une collecte instantanée des résultats. On peut
imaginer, par exemple, une application o les résultats sont conservés sur disques et uti-
lisés ultérieurement. On pourrait également imaginer un modele dans lequel chaque esclave
utilise le résultat de ses calculs pour exécuter une seconde tiche menant & un résultat final

facilement communicable au programme maiire.
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3.2.2 Implantation multithreads

L’utilisation de la programmation multithreads permet d’obtenir une implantation pouvant
exploiter les caractéristiques d'une machine & mémoire partagée. En effet, dans ce type d’im-
plantation, les communications (qui correspondent en réalité & des opérations de lecture et
d’écriture) se font 3 travers la mémoire partagée. Donc, contrairement 3 P'implantation uti-
lisant I’environnement P VM, aucune information n’est échangée puisqu’elle est commune.
Cependant, 'accés & cette information doit étre coordonné afin d’éviter les conflits, ce qui
peut parfois diminuer P'efficacité de I'implantation paralléle.

L’implantation développée utilise également le schéma maitre-esclave (voir figure 3.2).
Chaque esclave (thread) est responsable du calcul des plus courts chemins pour un certain
nombre de destinations. Toutefois, contrairement & I'implantation P VM, la distribution des
taches se fait au moyen d’un balancement totalement dynamique de la charge de travail
globale. C'est-a-dire que chaque thread pige, aussitot son calcul terminé, une nouvelle des-

tination parmi 'ensemble des destinations non traitées.

Description de 'implantation

Contrairement 4 une implantation utilisant Penvironnement PVM, ou le programme maitre
et le programme esclave correspondent & deux fichiers exécutables distincts, I'utilisation
de la programmation multithreads résulte en un seul code exécutable. Ainsi, 4 un point
quelconque de I'exécution du programme multithreads, un certain nombre de threads sont
créés (ou réactivés) afin d’exécuter, en parallele, une tache prescrite.

Bien que nous soyons en présence d'un seul code exécutable, le programme multi-
threads qui a été développé, permet de distinguer une partie maitre et une partie esclave.

Les opérations exécutées par chacune de ces parties sont les suivantes:

Partie maitre

1. Lit le fichier NFF.
2. Crée p outils de calcul.
3. Crée p threads et attend la fin des calculs.

Partie esclave

1. Sélectionne un outil de calcul des plus courts chemins.
2. Tant qu'il y a des destinations & traiter,
9a. sélectionne une destination parmi ’ensemble des destinations non traités;

2b. calcule les plus courts chemins pour la destination choisie.
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La partie maitre comprend essentiellement trois étapes. La premiére étape consiste
3 lire le fichier NFF. Les opérations visant 4 fournir un objet NFF complet au construc-
teur de l'outil de calcul des plus courts chemins, sont comprises dans cette étape. Dans la
deuxiéme étape, un nombre d’outils correspondant au nombre de threads désirés est créé.
En effet, chaque thread doit posséder son propre outil afin de pouvoir exécuter ses calculs
indépendamment des autres threads. Enfin, la troisitme étape consiste a créer le nombre
de threads désirés et 3 attendre la fin des calculs. D’un autre c6té, les opérations effectuées
par chaque thread se résument en deux étapes. La premiére étape consiste & choisir un outil
de calcul des plus courts chemins, tandis que la seconde implique le choix et le traitement
d’une destination tant que toutes les destinations n’ont pas été traitées.

Comme nous l'avons déja vu dans la section 3.1, la programmation multithreads
nécessite souvent l'usage d’un mécanisme de synchronisation lors de I'accés aux données
partagées par les threads. Ce mécanisme de synchronisation s’avére nécessaire dans notre
implantation afin de gérer, d'une part, la sélection d'un outil de calcul et, d’autre part,
le processus de sélection des destinations. Le mécanisme de synchronisation utilis¢ dans

notre implantation est le mécanisme de clé par exclusion mutuelle (mutual ezclusion lock),

présent dans la librairie multithreads. Ce mécanisme permet 4 un et un seul thread a la fois
d’exécuter une certaine portion du code!!.

Le code C++ présenté correspond 3 l'implantation multithreads de l'algorithme
DOT (les implantations correspondant aux algorithmes CHRONOSPTet TDLTP sont iden-
tiques). Afin de faciliter la compréhension du code, nous laissons de c6té les détails associés
aux procédures de la librairie multithreads. Les opérations en question sont toutefois décrites

mais précédées par le symbole =.
#include <DOT.h> Path* _p;

void spDOT ()

// Variables globales {
NFFAttributeRef _nodeCentroid; -> aquiere la cle
NFFIDOT** _toolDOT; int t = _threads++;
int _pos; ~> radonne la cle
int _threads;
for(;;) {

struct Path {

int#* arrivalTimes; -> aquiere la cle

int** nextNodes; if ()_pos) {

int** nextTimes; -> redonne la cle
B break;

}

Upour plus de détails, voir Berg et Lewis [6].
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int nbNodes = tool.numberOfNodes();

int i = --_pos;
-> redonne la cle _t00lDOT = new NFFIDOT*[nbThreads];
for (int i = 0; i < nbThrsads; i++)
_toolDOT[t]->sp (_nodeCentreid[i], _t00l1DOT[i] = new NFFTDOT (*network);
_plt].arrivalTimes, _pl[t].nextNodes,
_pl[t] .nextTimes); // Pour conserver les resultats
} _p = new Path[nbThreads]

for (int k = 0; k < nbThreads; k++) {

main (int argc, char* argv[])

{ _plk] .arrivalTimes = new int[nbPerieds];
int nbThreads; for (int i = 0; i < nbPeriods; i++)
if (argec == 2) _plk] .arrivalTimes[i] = new int [nbNodes] ;
nbThreads = sysconf (_SC_NPROCESSORS_ONLN) ;
else if (argc == 3) -plx] .nextNodes = new int[nbPeriods];
nbThreads = atoi(argv[2]); for (i = 0; i < nbPeriods; i++)
else { _plk] .nextNodes[i] = new int [nbNodes];
cerr << "usage: " << argv[0]
<< " <NFF network> [nb. threads]\n"; _plk] .nextTimes = new int[nbPeriocds];
exit(1); for (i = 0; i < nbPeriods; i++)
} _plx] .nextTimes[i] = new int[nbNodesl;
}
NFF* network = new NFF;
ifstream fichierNFF (argv[il); _threads = 0;
fichierNFF >> *network; _pos = centroids.size();
// Les attributs necessaires a la creation ds -> cree nbThreads qui executent la fonction
// 1’outil sont ajoutes spDOT

-> attend que les nbThreads aient termine
leurs calculs
int nbPeriods = tool.numberOfPariods(); }

La fonction spDOT() correspond au code exécuté simultanément par les p threads créés.
Comme on peut le constater, le mécanisme de synchronisation s’assure en premier lieu que
chaque thread sélectionne un outil DOT distinct et, par la suite, voit & ce qu'une destination
ne soit pas traitée par plusieurs threads & la fois. Dés qu'un thread termine de traiter une
destination, il essaie immédiatement d’acquérir la clé dans le but de choisir la prochaine
destination (s’il y en a une) dans la liste.

Le programme multithreads développé peut étre exécuté sur une machine composée
d’un ou de plusieurs processeurs. Le nombre de threads démarrés correspond, par défaut, au
nombre de processeurs présents sur la machine. Par conséquent, notre implantation s’assure
d’utiliser au maximum les ressources (processeurs) disponibles afin de fournir 'exécution
la plus efficace possible. L’exécution du programme multithreads sur une machine a4 un

processeur se comporte donc «exactement» comme la version séquentielle correspondante.
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Toutefois, un colit d’exécution supplémentaire, dit & la présence d’un mécanisme de syn-

chronisation, est évidemment observé.

Expérimentations et analyse des résultats

Nous nous attardons, dans cette partie, & Panalyse des performances de I'implantation mul-
tithreads présentée précédemment. Le SUN SPARC Server 1000 4 8 processeurs a mémoire
partagée décrit dans la section 2.1, est I'environnement parallele utilisé pour tester cette im-
plantation. Les réseaux de Winnipeg, Ottawa et Montréal pour des intervalles comprenant
30, 60, 90 et 120 périodes de temps, sont utilisés lors des expérimentations.

Nous présentons dans les tableaux 3.V, 3.VI et 3.VII, les temps d’exécution obtenus
en fonction du type de réseau considéré (Winnipeg/30 périodes de temps, Winnipeg/60
périodes de temps, etc.) et du nombre de threads utilisés. Le temps d’exécution est mesuré
en secondes et correspond au temps réel requis par Papplication. Puisque nous disposons
de 8 processeurs, nous utilisons un maximum de 8 threads lors des expérimentations.

. Nombre de threads

Réseau/| M| T ) 3 7 5 5 7 g
‘Winnipeg/30 9.02 4.90 3.44 2.31 2.00 1.82 1.36 1.31
Winnipeg/ﬁo 22.66 12.03 7.49 5.46 4.40 3.75 3.11 2.70
WinnipeE]ﬁO 39.13 18.90| 12.39 9.11 T7.48 6.13 5.24 4.57
Winnipeg/120 51.30 26.48| 17.20| 12.88| 10.26 8.47 7.13 6.34
Ottawa/30 55.40 27.721 17.77] 13.74]| 11.40 9.24 7.78 6.82
Ottawa/60 120.50] 64.07| 40.72| 30.65| 23.60| 19.85| 17.01| 14.82
Ottawa/90 196.18| 79.00| 54.30 41.10( 39.70[ 30.31| 26.13| 22.74
Otta.wa/lZD 250.42 | 132.63| 80.21| 60.71| 48.51| 40.03| 34.02] 30.25
Montréal/BO 487.07| 239.70] 156.03] 120.26] 94.82| 78.20| 67.10| 58.76
Montréal/SO 957.32 | 471.01| 316.42] 233.89| 186.85| 153.36] 132.43] 116.39
Montréal /90 1457.92| 735.55] 469.62( 361.01 ZBSﬁ 241.75| 202.711 179.23
Montréa,l/l20 1866.33] 901.75| 615.44] 455.48 370.97| 311.84] 279.32 241.30

Tableau 3.V: Implantation multithreads: temps d’exécution de 'algorithme DOT

A partir des résultats des tableaux 3.V, 3.VI et 3.VII, nous sommes en mesure
d’évaluer et de représenter graphiquement 1'accélération et la charge relative. Les fi-
gures 3.15 & 3.26 nous montrent, pour chacune des implantations multithreads des trois
algorithmes (DOT, CHRONOSPT et TDLTP), les courbes associées & I'accélération et &
la charge relative pour un réseau donné (Winnipeg/30 périodes de temps, Winnipeg/60
périodes de temps, etc.). Les courbes obtenues réfletent bien Pefficacité de ce type d’im-
plantation paraliéle. Comme dans le cas de I'implantation utilisant Ienvironnement P VM,

nous constatons que les courbes d’accélération sont quasi linéaires et nous atteignons, en
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, Nombre de threads

Réseau/| M| T ) T 1 14 R T N T

Winnipeg/30 9.07 2.90 | 343 ] 231 223 169 1.561| 1.33
Winnipeg/60 25.00 | 12.17 | 809 | 6.16| 5.19| 410| 3.55| 3.08
Winnipeg/90 2001 | 20.48 | 12.82| 9.75| 7.86 | 6.90 | 6.03 | 5.21
Winnipeg/120 56.53 | 29.d185] 20.27| 14.51| 11.28| 10.06| B8.56 | 7.68
Ottawa/30 a7.55 | 23.58 | 16.43| 12.60] 9.73 | 814 7.15] 6.18
Ottawa/60 111.77| 58.11 | 37.50| 27.80| 24.50| 18.23| 15.85] 14.56
Ottawa/90 180.28| 00.61 | 50.25] 44.47| 38.05| 30.26| 27.32| 22.20
Ottawa/120 237.36| 119.75| 87.47| 59.97| 52.53| 41.24| 37.20] 32.57
Montréal /30 383.43| 193.25] 129.32] 97.79| 80.95| 78.84| 58.06] 50.52
Montréal /60 804.08| 403.02| 271.02] 228.69] 170.91| 146.80] 126.84] 105.73
Montréal/90 T447.06] 735.74 | 401.95] 334.73] 205.36] 234.18] 201.07| 177.88
Montréal /120 || 2108.87| 1157.77] 698.82] 512.19| 410.18[ 359.31] 330.32] 323.91

Tableau 3.VI: Implantation multithreads: temps d’exécution de I'algorithme CHRON OSPT.

s Nombre de threads

Résonn/| | i 7T 3 N 5T 7 ] 8
Winnipeg/30 42,48 26.19 20.61 11.61 9.65 10.20 6.90 5.98
Winnipeg/60 152.70 B4.12 50.93 37.94 29.62 25.69 21.82 18.72
Winnipeg/90 284.17 141.36 93.70 70.94 56.49 46.57 40.05 35.49
‘Winnipeg/120 468.11 242.56 158.16 | 115.27 91.06 75.98 65.07 56.76
Ottawa/30 279.23 140.97 94.79 71.18 56.69 46.15 39.30 34.57
Ottawa,/60 875.52 429,21 283.55| 214.23| 164.99] 138.03| 117.56| 101.63
Ottawa/90 1528.86 766.68 510.08 | 379.60| 300.69] 248.61| 220.84| 187.90
Ottawa/120 9310.87 | 1142.58| 760.91| 571.56f 441.80 366.84| 313.55} 273.27
Montréal /30 0554.18 | 1280.01] 897.11| 648.16] 522.86| 433.05| 366.70| 321.54
Montréal /60 7015.45 | 3512.11| 2374.84] 1756.78] 1385.41| 1153.34] 996.37 [ 900.35
Montréal /90 12649.70] 6206.59 | 4214.83] 3084.31| 2459.92| 2043.63| 1727.24] 1545.25
Montréal /120 19418.70] 10105.30] 6441.43] 4841.89] 3933.71] 3287.49| 2802.25| 2414.32

Tableau 3.VIIL: Implantation multithreads: temps d’exécution de 'algorithme TDLTP.

moyenne, une accélération de 7.5 lorsque 8 threads sont utilisés. Dans le cas des charges re-
latives nous observons, i l'exception du réseau de Winnipeg pour 30 périodes de temps, des
valeurs inférieures & 0.06. De plus, les courbes de charges relatives nous permettent de cons-
tater, en général, une certaine décroissance. Ce comportement, que nous avons également
observé dans 'analyse des résultats de I'implantation P VM, laisse entrevoir que I'utilisation
d’un nombre plus élevé de threads pourrait améliorer davantage les temps de calcul. En sup-
posant que nous disposons d’un nombre illimité de threads, il nous est possible en utilisant
la relation 3.4, d’obtenir une estimation de la meilleure accélération que nous pourrions
atteindre. Comme nous ’avons mentionné dans I'analyse des résultats de I'implantation
PVM, la qualité d'une telle estimation est reliée a la stabilité des courbes d’accélération et
de charge relative. L’analyse du comportement de ces courbes est donc essentielle avant de
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pouvoir tirer une conclusion de l'estimation en question. Le tableau 3.VIII présente, pour
chacun des réseaux utilisés (Winnipeg/30, etc.) et pour chacun des algorithmes considérés,

les estimations obtenues. Afin d’obtenir ces estimés, nous utilisons la derniére valeur de

Algorithme ]| W/30 | W/60 | W/90 | W/120 | O/30 | O/60 ||
DOT T 45.5 | 500.0 | 333.3 | 200.0 | 500.0 [ 500.0
CHRONOSPT || 41.5 | 2000 | 83.3 | 714 | 1429 | 833
TDLTP [ 55.6 | 500.0 | 333.3 | 5000.0 | 500.0 | 100.0

M Algorithme || 0790 ] 07120 | M/30 | M/60 ]| M/90 | M/120
DOT 5000.0 | 200.0 | 500.0 | 142.9 | 500.0 | 142.9
CHRONOSPT || 5000 | 83.3 | 1429 | 1420 | 333.3 | 294
TDLTP 500.0 | 200.0 | 200.0 | 200.0 | 142.9 | 5000.0

Tableau 3.VIIL: Estimation de I'accélération potentielle.

charge relative observée, c’est-a-dire celle correspondant & 'utilisation de 8 threads'?

La figure 3.14 nous montre, pour le réseau de Montréal/30 et pour chacun des
algorithmes considérés, une prévision du comportement des courbes d’accélérations que 'on
pourrait obtenir s’il était possible d’utiliser plus de 8 threads. Les accélérations prévues sont
calculées a I'aide de la relation 3.3, ot1 b(n, p) correspond toujours & la charge relative obtenue
pour 8 threads. Les courbes obtenues nous montrent clairement que le temps de calcul des
plus courts chemins peut, pour chacun des algorithmes, étre amélioré en augmentant le
nombre de threads. On remarque également que la courbe associée & l’algorithme DOT,
laisse entrevoir un taux de croissance relativement constant pour un nombre de threads plus
grand que 100. Ce comportement est caractéristique de I'implantation multithreads puisque
ce type de parallélisme n'est que trés peu influencé par la diminution de la granularité de
la tiche & accomplir.

En résumé, utilisation de la programmation multithreads s’avére, tout comme I'uti-
lisation de 'environnement P VM, trés efficace pour le calcul des plus courts chemins tempo-
rels. Cependant, cette stratégie de parallélisation s’avére globalement plus efficace que I'uti-
lisation de ’environnement P VM, compte tenu de I’absence de communications de résultats.
En effet, la mémoire partagée nous évite d’une part & transmettre I'information nécessaire
au calcul des plus courts chemins et d’autre part, & transmettre les résultats obtenus suite
au calcul des plus courts chemins.

L’ensemble des résultats présentés nous a permis de constater l'efficacité des deux
approches de parallélisation pour le calcul des plus courts chemins temporels, et 'avantage
que procure la programmation multithreads pour ce type de probléme. Toutefois, bien que

2Compte tenu de Pinstabilité de certaines courbes, des estimations obtenues en fonction des cing derniéres
valeurs de charge relative pourraient, dans certains cas, &tre plus précises.
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Figure 3.14: Accélération prévue sur plus de 8 threads.

notre analyse des résultats, basée principalement sur les mesures d’accélération et de charge
relative, nous a mené vers cette conclusion, le temps réel de calcul demeure toyjours un
facteur déterminant dans le choix d’une stratégie de parallélisation. En ce sens, si nous avons
4 notre disposition 16 SUN SPARC Ultra 1/140 connectés par un réseau de 100 Mbits/sec,
les résultats des tableaux 3.1, 3.II et 3.I1I nous montrent que I'utilisation de I'environnement
PVM nous procure des temps de calcul totaux bien inférieurs & ceux obtenus par le calcul
sur le SUN SPARC Server 1000. I1 nous reste cependant 4 trouver un moyen efficace de

communiquer les résultats sans trop hypothéquer les temps de calcul bruts.
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Figure 3.15: Accélération et charge relative - Winnipeg, 30 périodes de temps.
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Figure 3.17: Accélération et charge relative - Winnipeg, 90 périodes de temps.
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Figure 3.18: Accélération et charge relative - Winnipeg, 120 périodes de temps.
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Figure 3.19: Accélération et charge relative - Ottawa, 30 périodes de temps.
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Figure 3.21: Accélération et charge relative - Ottawa, 90 périodes de temps.
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Conclusion

ans ce mémoire, nous nous sommes intéressés au calcul des plus courts chemins sta-
tiques et temporels et, plus particulérement, au développement d’implantations séquen-
ticlles et paralléles dans un contexte de planification des transports. L'objectif principal
de cette étude était de fournir des outils de calcul des plus courts chemins statiques et
temporels pouvant répondre aux besoins variés qu’exigent les différents modeles connus de
planification des transports (modgle d’affectation dynamique, modéle de simulation, etc.).

Préalablement au développement des implantations séquentielles et paralléles, nous
avons affectué une synthése des différents résultats et algorithmes de calcul des plus courts
chemins statiques et temporels. Cette synthése nous a permis d’approfondir notre connais-
sance du probléme et, par conséquent, de mieux diriger notre travail lors du développement
des implantations. Cette revue de la littérature nous a également donné 'occasion de batir
une bibliographie du sujet qui pourra étre utile dans 'avenir.

Le développement des implantations séquentielles nous a permis de créer un ensemble
d’outils de calcul des plus courts chemins statiques et temporels efficaces et facilement uti-
lisables. Nos implantations ont été développées en langage C'++ et elles sont caractérisées
par Putilisation du format de fichier NFF choisi pour représenter nos réseaux. Dans le cas
du calcul des plus courts chemins statiques, nous avons tenté de développer des outils pou-
vant répondre 3 différents besoins. Par exemple, nous avons développé des implantations
effectuant la recherche des chemins par parcours avant (forward star), ainsi que par parcours
arriére (backward star). De plus, des implantations traitant les délais et les interdictions sur
les mouvements aux intersections ont été développées. Bien que plusieurs études ont déja
traité des performances reliées aux différentes implantations connues, nous avons effectué un
certain nombre d’expérimentations, visant & mesurer les performances de nos implantations.
Les résultats obtenus s’avérent en fait similaires & ceux qui ont été observés auparavant.
Ceci nous permet de conclure que I'utilisation du langage C++ et du format de fichier
NFF n'ont pas d’effets négatifs sur V'efficacité des calculs. En ce qui concerne le calcul des
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plus courts chemins temporels, 1’état actuel de la recherche nous a conduit a I'implanta-
tion de trois différentes approches de résolution. Ces approches de résolution sont celles
proposées respectivement par Ziliaskopoulos et Mahmassani [57] (TDLTP), Chabini [12]
(DOT) et Pallotino [46] (CHRONOSPT). Les résultats que nous avons obtenus, nous mon-
trent que l'algorithme TDLTP s'avére trés inefficace comparativement aux algorithmes DoT
et CHRONOSPT. Nous constatons également que les algorithmes DOT et CHRONOSPT
présentent des comportements relativement semblables. Une distinction peut toutefois étre
faite entre ces deux algorithmes puisque le calcul des plus courts chemins temporels effectué
A l'aide de I’algorithme CHRONOSPT ne prend pas en considération les temps d’arrivée qui
excédent la derniére période de temps. En ce sens, nous pouvons conclure que l'algorithme
DOT représente 'approche la plus efficace parmi les trois que nous avons étudiées.

Dans le but d’analyser les possibilités et les performances de deux types de trai-
tements paralléles, nous avons développé deux implantations paralleles des algorithmes
TDLTP, DOT et CHRONOSPT. Dans un premier temps, I’environnement PVM (Parallel
Vitual Machine) a été utilisé dans le but d’effectuer un calcul distribué sur un réseau de
stations de travail SUN SPARC Ultra 1/140. Les résultats obtenus nous ont montré que la
granularité de ce type de probléme est suffisante pour justifier 'utilisation de cette stratégie
de parallélisation. Cependant, le probléme de transmission des résultats demeure un point
noir puisque Pefficacité de cette approche de parallélisation diminue drastiquement lorsque
P'on cherche 3 communiquer les résultats & un moment ou & un autre de I'exécution. Dans
un deuxiéme temps, nous avons procédé au développement d’une implantation parallele uti-
lisant la programmation multithreads dans le but d’exploiter les caractéristiques d’une
machine multiprocesseurs 4 mémoire partagée. Nos expérimentations sur le SUN SPARC
Server 1000 comportant 8 processeurs, nous ont permis de constater que cette implantation
paralléle s’avére aussi efficace que celle utilisant 'environnement P VM. Toutefois, I'utilisa-
tion de cette stratégie de parallélisation ne requiert pas de transmission des résultats. De
plus, Pespace mémoire global nécessaire est de beaucoup inférieur & I'implantation utilisant
I’environnement P VM.

Ainsi, 4 la lumitre des résultats obtenus, nous sommes en mesure de conclure que,
pour le probleme considéré, I'utilisation de la programmation multithreads constitue la meil-
leure option de parallélisation. Cependant, si le probleme traité ne nécessite que trés peu
d’échanges de messages (comparativement au temps de calcul total), alors I'utilisation de
I’environnement PVM doit étre prise en considération.

Suite & ce travail, nous avons déjd noté quelques avenues de recherche qu’il se-
rait intéressant d’explorer. Tout d’abord, dans les deux types d’implantations paralléles
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développées, nous utilisons une stratégie de parallélisation maitre-esclave. Il serait intéres-
sant, par exemple, de développer une implantation paralléle permettant entre autre les com-
munications entre les esclaves. Ce type d’approche pourrait diminuer I'impact des échanges
de messages lorsque ceux-ci sont coiiteux.

Une autre approche de parallélisation pourrait également étre étudiée dans le cas de
Valgorithme DOT. En effet, la structure de cet algorithme se préte bien & une parallélisation
topologique. Toutefois, cette approche implique I'apparition de conflits naturels dans le trai-
tement des parties situées aux frontiéres de la division topologique. Compte tenu que cette
stratégie implique un partage d’information relativement complexe, nous pouvons supposer
qu’une implantation paralléle utilisant la programmation multithreads serait plus appropriée.

Notons enfin que P’ajout de nouveaux outils de calculs des plus courts chemins, ou
le raffinement de ceux déja en place, demeure une tiche continue que nous envisageons de

poursuivre.
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