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Résumé

Nous présentons un probléme d’ordonnancement d’atelier de type flow shop. L’atelier
étudié est constitué de deux machines avec duplication des taches sur la premiére machine
(recirculation sur la premiére machine). L’objectif est de construire un ordonnancement
minimisant la date de fin de traitement de ’ensemble des taches. Le probléme général étant
NP-difficile, nous montrons que des cas particuliers de ce probléme sont polynomiaux et
nous donnons des algorithmes optimaux pour les résoudre. Nous présentons également
des heuristiques et une métaheuristique pour la résolution du probléme général avec des

expérimentations numériques.

Mots clés : Ordonnancement, makespan, flow shop, recirculation, heuristique, méta-

heuristique.
Abstract

We present a scheduling problem of type flow shop. The studied shop is constituted of
two machines with job re-entrance at the first machine. The objective is to determine a
feasible schedule with minimal makespan. The general problem being NP-hard, we prove
that some special cases of this problem are polynomially solvable and we give optimal
algorithms to solve them. We also present heuristics and a metaheuristic for the resolution

of the general problem with numerical experimentations.

Keywords : Scheduling, makespan, flow shop, re-entrance,heuristics, metaheuristic.



Introduction générale

Du fait de la concurrence, les industries, pour survivre, se doivent d’étre toujours plus
tivité. Les industries se sont donc tournées vers la recherche et le développement dans
le but d’améliorer leurs processus et notamment ceux de fabrication. Ainsi, la branche
de l'optimisation combinatoire, qu’est la théorie de I'ordonnancement, de par son large
champ d’investigation, permet de répondre a certaines des problématiques industrielles.
En effet, cette théorie concerne les problemes d’allocation, dans le temps, d’un ensemble
limité de ressources par un ensemble de taches. La richesse d’interprétation des termes
"ressource" et "tache" permet I'application pratique a une multitude de cas. L’évolution
et la mondialisation de la production ainsi que ’ouverture des marchés internationaux ont
poussé les industriels a se diriger vers des systémes de fabrication flexibles; ceci conduit
a mettre en place une logique industrielle qui remet en cause certains fondements des
habitudes de la production. Ainsi, la gestion des ateliers de production a pris une certaine
valeur ces derniéres années afin d’améliorer la productivité et d’augmenter la réactivité.
Ces nouveaux domaines d’application rendent plus complexes les problémes d’ordonnan-
cement des taches ; ce qui exige la résolution rigoureuse de ces problémes. En effet, par une
meilleure utilisation et planification des ressources, un atelier de production peut réaliser
une grande variété de produits et les couts peuvent étre réduits ce qui constitue un ob-
jectif crucial. En particulier, la productivité peut étre affectée par I’ordonnancement des
opérations sur les machines. Le champ d’application de I’ordonnancement est large : la
gestion de la production dans I'industrie, la gestion de projets, I’organisation des emplois
du temps, la gestion de la charge des processeurs en informatique, etc. En raison de leur
nature fortement combinatoire, I’étude des problémes d’ordonnancement reste également
d’un intérét théorique toujours renouvelé, car il n’existe pas de méthode de résolution a

la fois générale et de faible complexité algorithmique .

Gérer un systéme de production, c’est parvenir a décider, dans le détail, des taches a



accomplir, des ressources a utiliser pour accomplir ces taches, et des instants ot ces taches
vont débuter : c’est ce que 'on appelle 'ordonnancement. Cette activité, destinée & per-
mettre de répondre, au plus bas prix, aux demandes des clients, fait intervenir un treés
grand nombre de facteurs. Elle ne peut donc pas se dérouler sur une trés longue période.
Typiquement, un ordonnancement dépasse rarement, dans la pratique, la semaine. Cepen-
dant on comprend qu’il soit nécessaire de tenir compte des demandes qui se manifestent
de I’horizon de la semaine. Si la demande d’une période est faible, alors que la demande de
la période suivante est importante et dépasse la capacité du systéme, il est nécessaire de le
savoir afin de produire a ’avance une partie de ce qui sera demandé plus tard. Résoudre un
probléme d’ordonnancement consiste a organiser ces taches, c’est-a-dire a déterminer leurs
dates de démarrage, et a leur attribuer des ressources, de telle sorte que les contraintes
soient respectées, afin d’optimiser un certain objectif. En effet, la résolution d’un probléeme
d’ordonnancement passe par deux étapes principales. La premiére étape consiste a iden-
tifier et & modéliser le probléme en décrivant les contraintes qui doivent étre respectées et
mettant en valeur les critéres a optimiser. La deuxiéme étape se traduit par la recherche de
la méthode adéquate pour résoudre le probléme considéré. Les problémes d’ordonnance-
ment, trés variés, sont caractérisés par un grand nombre de paramétres relatifs aux taches
(préemptives ou non, indépendantes ou non), aux ressources (renouvelables ou consom-
mables), aux types de contraintes portant sur les tches (précédences, disjonctions), au(x)
critére(s) d’optimalité (minimisation de la durée de I'ordonnancement, minimisation du

retard maximal des téaches, etc.).

Dans ce travail nous considérons le probléme d’ordonnancement de type Flow shop dont
le but est de minimiser le makespan. Ce probléme est un flow shop a deux machines avec
recirculation des taches sur la premiére machine. Le probleme général étant NP-difficile,
nous montrons que des cas particuliers de ce probleme sont polynomiaux et nous donnons
des algorithmes optimaux pour les résoudre. Nous présentons également des heuristiques
et une métaheuristique pour la résolution du probléme général avec des expérimentations

numériques.

Ce mémoire est organisé en quatre chapitres. Le premier est consacré aux notions géné-
rales sur 'ordonnancement. Le second chapitre est réservé a la notation utilisée et a la
position du probléme. Le troisieme chapitre est consacré a la modélisation mathématique
et aux méthodes de résolutions. Le probléme en général est NP-difficile, nous donnons des
cas particuliers ou le probléme est polynomial. On propose également cing heuristiques

dont deux sont présentées dont l'article de Caixia Jing et al [6] que nous avons adapté



a notre probléme. Dans ce méme chapitre nous avons développé une métaheuristique.
Toutes ces méthodes proposées ont été programmées sous " Microsoft visual C# " pour
les besoins de I'expérimentation numérique. Dans le quatriéme chapitre, on présente les
résultats de ces testes sur des instances de différentes tailles (allant de 10 a 500 taches )
ou les durées opératoires des taches sont générées suivant une loi uniforme. On termine

par une conclusion.



Chapitre 1

Généralités en ordonnancement

1.1 Introduction

Ordonnancer c’est programmer ’exécution d’un ensemble de taches (travaux, tasks ou
jobs en anglais) en attribuant des ressources aux taches et en fixant leurs dates d’exécu-
tion. Les problémes d’ordonnancement apparaissent dans le suivi des projets, les ateliers
de production, les emplois du temps, en informatique, etc. En effet, les taches peuvent
représenter des piéces mais également des projets, des programmes ou encore des acti-
vités, etc. De méme, les ressources peuvent représenter des machines industrielles mais
également des processeurs ou des personnes, etc. Les différentes données d’un probléme
d’ordonnancement sont, donc, les taches, les contraintes, les ressources et les objectifs.
Une ressource est un moyen matériel, financier ou humain & disposition pour la réalisa-

tion d’une tache.

Les contraintes représentent les limites imposées par ’environnement, tandis que 1’ob-
jectif est le critére d’optimisation. Si tous les paramétres des tdches sont connus & priori,

le probléme est dit déterministe.

Dans les problemes de 'ordonnancement classique, deux hypothéses importantes sont

communément considérées :
(a) a chaque instant, une machine ne peut traiter qu'une seule tache a la fois et

(b) a chaque instant, une tache ne peut étre traitée que par, au plus, une machine.



1.2 Concepts de base en ordonnancement

Les taches

Une tache est une entité de travail localisée dans le temps par une date de début s; et

de fin C;, dont la réalisation est caractérisée par une durée p; (on a C; = s; + p;).

Les ressources

Une ressource k est un moyen technique ou humain requis pour la réalisation d’une tache

et disponible en quantité limitée, de capacité Ay (supposé constante).
On distingue plusieurs types de ressources :
- Ressources renouvelables

Une ressource est renouvelable si apres avoir été utilisée par une ou plusieurs téches,
elle est & nouveau disponible en méme quantité (la main d’oeuvre, les machines, ’espace,

...). La quantité de ressources utilisée & chaque instant est limitée.
- Ressources consommables

Une ressource est dite consommable si elle n’est plus disponible en méme quantité apres
avoir été utilisée par une ou plusieurs taches (matiéres premiéres, budget, ... ). La consom-

mation globale (ou cumul) au cours du temps est limitées.
- Ressources disjonctifs

Une ressource est dite disjonctive ou (non partageable), si elle ne peut exécuter qu’une

seule tache a la fois (machine-outil, robot manipulateur).
- Ressources cummulatives

Une ressource est dite cumulative ou (partageable), si elle peut étre utilisée par plusieurs

taches simultanément (équipe d’ouvriers).

1.2.1 Définitions, Description des taches et Critéres d’optima-

lité

L’ensemble des n taches est noté T = {T3,T5,...,T,}. L’ensemble des m machines est

noté M = {Ml,MQ, ...,Mm}.
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Caractérisation des machines

Il existe en général deux types de machines :

Les machines paralélles (parallel machines) : ces machines exécutent les mémes
traitements et sont donc capables de traiter n’importe quelle tache. En fonction de la

vitesse de traitement, nous distinguons trois types de machines paralléles :

— Les machines identiques (identical machines) : pour ces machines, les vitesses

de traitement des taches sont toutes égales.

— Les machines uniformes (uniform machines) : pour ces machines, les vitesses de
traitement des taches sont différentes mais que la vitesse de chaque machine est constante

et ne dépend pas des taches de T.

— Les machines générales (unrelated machines) : pour ces machines, la vitesse de

traitement d’'une machine dépend de la tache qui est traitée.

Les machines spécialisées ou dédiées (dedicated machines) : ces machines sont
spécialisées a ’exécution de certaines taches. Dans le cas de machines spécialisées, nous

distinguons trois systémes ou modes de traitement :

— Flow shop : dans un systéme flow shop, les tadches de T doivent étre traitées par
toutes les machines dans un méme ordre. Le méme ordre de traitement pour toutes les

taches.

— Open shop : dans un systéme open shop, les taches de T doivent etre traitées par
toutes les machines mais 'ordre du traitement n’est pas nécessairement le méme pour

toutes les taches, 'ordre de traitement est quelconque.

— Job shop : dans un systéme job shop, le sous-ensemble de machines devant traiter

une tache et 'ordre du traitement sont arbitraires, mais doivent étre spécifiés a I’avance.

Description des taches

Dans le cas de machines paralléles, chaque tache peut étre traitée par n’importe quelle
machine. Si les machines sont spécialisées, chaque tache T; € T est divisée en un nombre
fini d’opérations O;1, Os, ..., Oi;. chacune pouvant nécessiter une machine différente (k;

étant le nombre d’opérations de la tache Tj) :

— dans un systéme flow shop, le nombre d’opérations par tache est égal & m (k; = m

pour i = 1,...,n) et leur ordre de traitement est tel que 'opération O;; est traitée sur la
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machine M; avant I'opération O;;;, traitée sur la machine M.
Chaque tache T; € T peut étre caractérisée par les données suivantes :

Un vecteur temps de traitement (processing time) p;, = {pi1, ..., Dim} : pij est le
temps de traitement nécessaire a la machine M; pour terminer le traitement de la tache

T; (durée de traitement).
— Dans le cas de machines identiques, nous avons : p;; = p; pour j = 1,...,m.

— Dans le cas de machines uniformes, nous avons : p;; = p;/b; pour j =1, ...,m o b; est

le facteur vitesse de traitement de la machine M; et p; un temps de traitement standard.

Une date d’arrivée, de disponibilité ou au plus tot (release date, ready time
ou arrivaltime) 7; : c’est la date a laquelle la tache T; est préte a étre traitée (date de
lancement) si pour toutes les taches de T, les dates d’arrivée sont toutes égales, on pose

ri=0pours=1,.. n.

Une date échue ou au plus tard (due date) d; : si le traitement de la tache T; doit

étre achevé avant la date d;.

Une date limite ou absolue (deadline) d; : si le traitement de la tache 7; doit

obligatoirement étre achevé avant la date d;.

Un poids (weight) w; : qui exprime la priorité relative de la tache T;.

Critéres d’optimalité

Les paramétres suivants peuvent étre calculés pour chaque tache T;,2 = 1,...,n; traitée

dans un ordonnancement (admissible ou réalisable) donné :

— Une date d’achévement (Completion time) ¢; : c’est la date de fin de traitement

de la tache T;.

— Une durée de flot (Flow time) f; : c’est la somme du temps d’attente et du temps

de traitement. C’est aussi la différence entre la date d’achévement et la date d’arrivée.
fi=c—r;

— Une tardiveté, décalage temporel ou retard algébrique (lateness) ; : c’est la

différence entre la date d’achévement et la date échue. {; = ¢; — d;.
— Un retard (tardiness) ¢; : t; = maz{l;,0}.

— Un indicateur de retard u; : u; = 1 si ¢; > d; 0 sinon.
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1.2.2 Classification

Etant donné la diversité des problémes de I’ordonnancement, un formalisme permettant
de distinguer les différents problémes de I'ordonnancement entre eux et de les classifier est
utilisé. Ce formalisme comporte trois champs a//[3 /v permettant de décrire les différentes

entités d’un probléme d’ordonnancement.

Champ « : ressources

Ce champ «a décrit les machines utilisées : type de machines, nombre de machines et

type d’atelier. Il est composé de deux sous-champs et désigné par a = ajas.
~a; €{0,P,Q,R,0, F,J} décrit le type de machine.
a1 = 0 : Une seule machine.
— a1 = P : machines paralléles identiques.
— a1 = () : machines paralléles uniformes.
— a1 = R : machines paralléles différentes.
— a3 = O : machines spécialisées (systéme open shop).
— a; = F' : machines spécialisées (systéme flow shop).
— a7 = J : machines spécialisées (syséme job shop).
— g € {0, k} dénote le nombre de machines.
— ay = () : le nombre de machines est variable.

— ap = k : le nombre de machines est égal a k (k est un entier positif non nul).

Champ [ : contraintes

Ce champ [ décrit les taches et les contraintes liées & ces derniéres. Il est composé de 5
sous-champs et désigné par 5 = (3, B4, B3, B4, B5.

By € {0, pmin} : indique la possibilité de préemption des taches.

— 3, = 0 : la préemption des taches n’est pas autorisée.

— [, = pmin : la préemption des taches est autorisée.

By € {0, prec, tree, chains, sp} : indique le type de contraintes de précédence.
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— 85 =0 : pas de contraintes de précédence (les taches sont indépendantes).

— B4 = prec : les contraintes de précédence sont quelconques.

— B4 = tree : les contraintes de précédence sont données sous forme d'un arbre.

— B4 = chains : les contraintes de précédence sont données sous forme de chaines.

— B4 = sp : les contraintes de précédence sont données sous forme d’un graphe série-

paralléle.
— d’autres types de graphes peuvent aussi étre utilisés.
B3 € {0,ri} : décrit les dates de disponibilite.
~ B3 = 0 : toutes les dates de disponibilité sont nulles.
— B3 =r; : il existe des dates de disponibilité pour les taches. Non identiques
By € {0, pi = p.p< pi < p}.
— B, =0 : les temps de traitement des taches sont quelconques et non identiques.
— B4 = pi = p : les temps de traitement des taches sont tous égaux a p (constants).
— 4 =p< p; < p: le temps de traitement de chaque tache est compris entre p et p.
Bs €40,d;}.

— 5 =0 : il n’y a pas des dates échues pour les taches ou il existe des dates échues pour

les taches dans le cas ou le critére d’optimisation est en fonction de ces derniéres.
— B = d, : il existe des dates échues pour les taches.

Remarque La notation () signifie qu’il ne faut mettre aucun symbole.

Champ 7 : critére d’optimalité

Le troisiéme champ v décrit le critére d’optimalité. On cherche & minimiser v avec :
v € {Omamy é: CU}, Tmamv T7 Twa Lmamv U7 U’w7 } tel que
1. Cyar = Maxj<i<y ¢; 1la longueur de ordonnancement (schedule length ou makespan).

2. F = %Z fi le temps de flot moyen (mean flow time).
i=1

3. Linaz = max 1<;<p{l;} la grande tardiveté (maximum lateness).

4. Ny = Z u; le nombre de taches en retard (number of tardy jobs).

=1
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5.C = Z LC, le temps de fin de traitement moyen (mean completion time).

=1

7. Cw = “=4—— le temps de fin de traitement moyen pondéré (mean weighted comple-

tion time).
8. Fraz = maxi<i<n{fi} le grand temps de flot (maximum flow time).

9. Trnaz = maxi<i<,{t;} le grand retard (maximum tardiness).
10. L = %Z l; la tardiveté moyenne (mean lateness).
i=1

11. la tardiveté moyenne pondérée (mean weighted lateness).
12. le retard moyen (mean tardiness).

13. le retard moyen pondéré (mean weighted tardiness).

1.3 Complexité des problémes d’ordonnancement

La complexité des problemes d’ordonnancement est définie suivant la complexité des
méthodes de résolution et celle des algorithmes utilisés. Certains problémes d’ordonnance-
ment de taille relativement importante peuvent avoir un niveau de complexité si important
que leur résolution devient trés difficile. Deux catégories de complexité sont distinguées :

algorithmique et problématique.

Complexité algorithmique

Elle exprime une fonction du nombre d’opérations élémentaires de calcul effiectuées par
la méthode ou par l'algorithme de résolution en fonction du nombre des données du
probléme traitée [25]. La complexité d’un algorithme est définie par le temps de calcul
nécessaire a son exécution pour la résolution d'un probléme d’une taille donnée. Ce temps
est, en réalité, exprimé en fonction du nombre d’instructions élémentaires nécessaires a

I’exécution de 'algorithme par le processeur. Le choix de cette mesure est justifié par le fait
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que le nombre d’instructions est indépendant de la puissance des machines qui détermine
le temps de calcul effectif. La théorie de la complexité s’intéresse, entre autres, a l'ordre
de grandeur de la complexité dans le pire des cas qui est dite en grand O. Pour estimer
la complexité d'un algorithme, en grand O, il suffit de borner le nombre d’instructions
élémentaires qu’il engendre. Cette borne est exprimée en fonction de la taille des données
n, et lorsqu’elle s’écrit en p(n) tel que p(n) est une fonction polynomiale, 1’algorithme est
dit polynomial et sa complexité est donnée par O(p(n)). Notons que lorsque celle-ci est
linéaire la complexité est également dite linéaire. Il existe d’autres types de complexité,
par exemple : ’exponentielle soit en O(a™). Les algorithmes de complexité en O(n!) ou en

O(n'*9") sont également considérés comme des algorithmes de complexité exponentielle.

Complexité problématique

Cette notion est liée a la difficulté du probléme a résoudre et au nombre d’opérations élé-
mentaires qu’un algorithme déterministe doit effectuer pour trouver I'optimum en fonction

de la taille du probleme.
Classification des problémes

Pour des raisons de simplicité et techniques aussi, la théorie de la complexité se limite

juste a ’étude des problémes de décision.

Définition 1.1 Un probleme de décision est un probléme dont la solution est formulée

en termes oui/non.

De cette définition, ce qui importe c’est juste I’existence de la solution. Cette restriction
aux problémes de décision est justifiée par le fait que les autres problémes qui ne sont pas
de décision, comme les problémes d’optimisation, peuvent étre facilement transformés en

un probléme de décision équivalent.

Le but de la théorie de la complexité est la classification des problémes de décision
suivant leur degré de difficulté de résolution. Dans la littérature, il existe plusieurs classes

de complexité, mais les plus connues sont les suivantes.

— Les problémes les plus difficiles : Ce sont les problémes pour lesquels on ne connait
pas d’algorithme qui permet de décider si la réponse & une question posée est oui ou non.

Ils sont également dits indécidables.

— Les problémes de la classe P : un probléme de décision est dit polynomial s’il existe



16

un algorithme de complexité polynomiale pour sa résolution. Mais, ne pas connaitre un

tel algorithme ne signifie pas forcément qu’il n’existe pas.

— Les problémes de la classe NP : La classe NP posséde une définition moins naturelle
que celle de P, et son nom est trompeur : il ne signifie pas « non polynomial », mais
polynomial non-déterministe ou « Non deterministic Polynomial time » en anglais. Elle
regroupe les problémes qui peuvent étre résolus en temps polynomial par des algorithmes
non déterministes (un algorithme est dit non déterministe s’il comporte des instructions
de choix). Pour ces algorithmes, si & chaque instruction, le bon choix est effectué, le temps
de calcul est polynomial. Si au contraire tous les choix sont énumérés, I’algorithme devient

exponentiel.

— Les problémes NP-complets : Cette classe (NPC) concerne les problémes les
plus difficiles de la classe NP. Elle est basée sur la notion de réduction. En effet, un
probléme de décision est dit NP-complet si tout probleme de la classe NP peut se réduire

polynomialement a lui.

NP-Complet

Les différentes classes

Quelques problémes NP-complets — probléme du stable : trouver, dans un

graphe fini, un ensemble de m sommets non reliés (m étant donné).

— probléme du sac a dos : soient un ensemble S de nombre entiers positifs et un entier

M. Existe-t-il une partie A de S telle que Z a; = M?
i€A
— probléme du cycle hamiltonien : soit un graphe fini. Existe-t-il un cycle de longueur

n passant une et une seule fois par tous les n sommets ?
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— probléme de 3-coloration : soit un graphe fini. Peut-on colorier les sommets du
graphe a l’aide de 3 couleurs de telle maniére que deux sommets adjacents n’aient pas la

méme couleur ?

— probléme des machine paralléles : Soient m machines paralléles identiques et
n taches. Chaque tache ¢ doit étre exécutée sans interruption par une des m machines
pendant un temps p; . Existe-t-il une affectation des n taches sur les m machines de telle

maniére que le temps de fin de toutes les tAches ne dépasse pas un temps 7'7

problémes NP-difficiles Un probléme d’optimisation est dit NP-difficile si le probléme

de décision associé P’ est NP-complet.

i et f(i) des oui-instances respectivement de A et B.

Ensemble des instances Ensemble des instances
du probléme A du probléme B

— Reéduction valide.

La réduction polynomial

Concept de réduction

La réduction convertit un probléme en un autre dans le but de pouvoir utiliser la solution
du second probléme pour résoudre le probléme initial. La réduction sert a résoudre un
probléme & l'aide d'un second probléme, mais permet aussi de montrer la difficulté de
résolution d’un probléme en le transformant en un autre dont la complexité est déja

connue. Une réduction est une transformation qui a une instance du probléeme A fait
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correspondre une instance du probléme B qui a la méme réponse. De plus, une oui-
instance est une instance d’un probléme de décision dont la réponse est oui. Dans le
cas d’une réduction polynomiale, comme le montre la figure ci-dessus, la transformation,
notée f, transforme chaque oui-instance i de A en une oui-instance de f(i) de B. f étant

polynomiale.

Comment prouver la NP-complétude d’un probléme

L’étude de la complexité des problémes d’ordonnancement conduit au choix de leurs
méthodes de résolution. Il est donc essentiel de savoir si un probléme est « facile » ou «
difficile ». Si un probléme semble NP — complet, il est nécessaire d’en établir la preuve.

La liste suivante présente les étapes usuelles de I’établissement de cette preuve :
— transformer le probléme d’optimisation en probléme de décision P,
— montrer que P’ est dans NP,
— choisir un probleme P” NP — complet, permettant de faire la réduction,

— construire une fonction f de P” vers P’ de telle sorte que I est une oui-instance de P”

si et seulement si f([) est une oui-instance de P,

— montrer que f est une réduction polynomiale.

Hiérarchie de complexité pour les problémes d’ordonnancement

Suite & la hiérarchie de la complexité, et puisque les problémes d’ordonnancement sont
aussi des problemes d’optimisation, la notion de réduction introduite plus tot peut leur
étre appliquée. Une hiérarchisation des problémes d’ordonnancement est donc possible.
Plusieurs hiérarchies de complexité sont possibles suivant la ou les caractéristiques étu-
diées a savoir environnement des machines, relations de précédence, contraintes sur les
durées opératoires et relations entre les critéres. Pour une représentation plus compléte
de ces relations, il est possible de se référer a Pinedo [23] . A titre d’exemple , une hiérar-
chie utile & connaitre est celle générale des problémes ayant des configurations machines
différentes dans des environnements identiques. Comme on peut le constater, la confi-
guration la plus simple est celle qui est & une machine, puis ’ajout d’autres machines
et de différentes contraintes augmentent la complexité. Nous exposons, dans la figure
suivante certaines hiérarchies existantes entre différents problémes. Le cas a) indique la

hiérarchie de compléxité entre des problemes de configurations de machines différentes,
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lorsque 'environnement reste identique. Comme nous le montre la figure, le cas le plus
simple est le cas & une machine. Puis le systéme devient plus complexe en considérant
plusieurs machines en paralléle ou en série. La difficulté augmente encore, si le nombre de
machines est non borné et si ’on considére, non plus des machines identiques, mais des
machines uniformes ou générales. En ce qui concerne les relations de précédence, le cas b)
nous montre clairement les degrés de complexité. Le cas c¢) nous donne ’évolution de la
difficulté, en fonction des valeurs des durées opératoires. Enfin, le cas d) donne la relation

existant entre les principaux critéres d’optimisation.

Précédence

Serie/paralliéle

a) Environnementdes processeurs b) Relation de précédence

2wT] 2wjuj

2wicj 2Tj 2Uj
[ 2Cj M Lmax

Cmax

i
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ty

¢} Contraintes sur les durées opératoires d) Relation entre lescritéres

Hiérarchie de complexité entre différents problémes
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1.4 Meéthodes de résolution des problémes d’ordon-

nancement

A coté des algorithmes classiques de I'optimisation combinatoire ont été développées
un grand nombre d’heuristiques (algorithmes approchés polynomiaux), qui permettent
d’obtenir un ordonnancement pour lequel la valeur du critére n’est pas trés éloignée de la
valeur optimale. De nombreuses méthodes de résolution ont été développées en Recherche
Opérationnelle (RO) et en Intelligence Artfficielle (IA). Ces méthodes peuvent étre clas-
sées sommairement en deux grandes catégories :les méthodes exactes et les méthodes

approchés.

Meéthodes exactes

On peut définir une méthode exacte comme une méthode qui fournit une solution op-
timale pour un probléme d’optimisation. L’utilisation de ces méthodes s’avére particu-
liérement intéressante dans le cas des problémes de petite taille. Le principe essentiel
d’une méthode exacte consiste généralement a énumérer, souvent de maniére implicite,
I’ensemble des solutions de I’espace de recherche. Pour améliorer I’énumération des solu-
tions, une telle méthode dispose de techniques pour détecter le plus tot possible les échecs
(calculs de bornes) et d’heuristiques spécifiques pour orienter les différents choix. Parmi
les méthodes exactes, on trouve la plupart des méthodes traditionnelles (développées de-
puis une trentaine d’années) telles les techniques de Séparation et Evaluation Progressive
(SEP) ou les algorithmes avec retour arriére. Les méthodes exactes ont permis de trou-
ver des solutions optimales pour des problémes de taille raisonnable. Malgré les progrés
réalisés (notamment en matiére de programmation linéaire en nombres entiers), comme
le temps de calcul nécessaire pour trouver une solution, risquent d’augmenter exponen-
tiellement avec la taille du probléme, les méthodes exactes rencontrent généralement des

difficultés face aux applications de taille importante.
Procédure de Séparation et d’Evaluation (PSE)

Les procédures par séparation et évaluation sont également appelées « branch and bound
», elles consistent & décomposer I’ensemble des solutions en sous-ensembles de solutions
partielles. Pour un probléme de minimisation, le calcul d’une borne inférieure pour chaque
solution partielle permet d’évaluer sa qualité. Si cette borne inférieure est supérieure ou

égale a la meilleure borne trouvée, on peut couper la branche correspondant a la solution
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partielle car il n’existe pas de meilleure solution dans ce sous-ensemble. La difficulté
de cette méthode réside dans le calcul d’'un minorant suffisamment bon pour éliminer
le plus rapidement possible un maximum de branches et atteindre un optimum. Pour
les problemes d’ordonnancement de grande taille, cette technique risque de générer une
arborescence conséquente a explorer. Pour remédier a un tel probléme, la borne utilisée

doit étre la plus fine possible.
Programmation dynamique

Elle se base sur le principe de Bellman : « Si C est un point qui appartient au chemin
optimal entre A et B, alors la portion de ce méme chemin allant de A a C est le chemin
optimal entre A et C » . Elle consiste donc a construire d’abord les sous chemins optimaux
et ensuite par récurrence le chemin optimal pour le probléme entier. Cette méthode est
destinée a résoudre des problémes d’optimisation & vocation plus générale que la méthode
de séparation et évaluation. Par contre, elle ne permet pas d’aborder des problémes de

taille aussi importante que le «branch and bound>».
Programmation linéaire en nombres entiers

C’est I'une des techniques classiques de la recherche opérationnelle. C’est un cas par-
ticulier de la procédure de séparation et évaluation dont 1’évaluation est basée sur une
relaxation réelle. Cette méthode repose sur les travaux du simplexe et les algorithmes des
points intérieurs de Karmarkar. Elle consiste & minimiser une fonction cout en respectant
des contraintes. Le critére et les contraintes sont des fonctions linéaires des variables du

probléme .

Heuristiques

Les heuristiques sont des méthodes empiriques (qui donnent généralement de bons ré-
sultats sans étre démontrables). Elles se basent sur des régles simplifées pour optimiser
un ou plusieurs critéres. Le principe général de ces méthodes est d’intégrer des stratégies
de décision pour construire une solution proche de 'optimum. Nous exposons ci-dessous

les plus utilisées d’entre elles .

FIFO (First In First Out) ou FCFS (First Come First Served) : La premiére tache qui

vient est la premiére tache ordonnancée.

SPT (Shortest Processing Time) : La tache ayant le temps opératoire le plus court est

traitée en premier lieu.
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LPT (Longest Processing Time) : La tache ayant le temps opératoire le plus important

est ordonnancée en premier lieu.
EDD (Earliest Due Date) : La tache ayant la date due la plus petite est la plus prioritaire.

SRPT (Shortest Remaining Processing Time) : Cette régle sert a lancer la tache ayant
la plus courte durée de travail restant a exécuter. Elle est trés utilisée pour minimiser les

encours et dans le cas des problémes d’ordonnancement préemptifs.

ST (Slack Time) : A chaque point de décision, 'opération ayant la plus petite marge
temporelle est prioritaire. Faute de disponibilité des ressources de production, cette marge

peut devenir négative.

Métaheuristiques

Une méthode métaheuristique (ou, plus simplement, une métaheuristique) est une mé-
thode approchée générique dont le principe de fonctionnement repose sur des mécanismes
généraux indépendants de tout probléme. Toutes les métaheuristiques s’appuient sur un
équilibre entre l'intensification de la recherche et la diversification de celle-ci. D’un coté,
Iintensification permet de rechercher des solutions de plus grande qualité en s’appuyant
sur les solutions déja trouvées et de I'autre, la diversificationmet en place des stratégies
qui permettent d’explorer un plus grand espace de solutions et d’échapper a des minima-
locaux. Ne pas préserver cet équilibre conduit a une convergence trop rapide vers des
minima-locaux (manque de diversification) ou a une exploration trop longue (manque

d’intensification).
Meéthodes de recherche locale

Les méthodes de recherche locale ou métaheuristiques a base de voisinages s’appuient
toutes sur un méme principe. A partir d’une solution unique g, considérée comme point
de départ (et calculée par exemple par une heuristique constructive), la recherche consiste
a passer d’une solution a une solution voisine par déplacements successifs. L’ensemble des
solutions que 1'on peut atteindre a partir d’une solution x est appelé voisinage N (z) de
cette solution. Déterminer une solution voisine de = dépend bien entendu du probleme
traité. De maniére générale, les opérateurs de recherche locale s’arrétent quand une so-
lution localement optimale est trouvée, c’est a dire quand il n’existe pas de meilleure
solution dans le voisinage. Mais accepter uniquement ce type de solution n’est bien sur

pas satisfaisant.
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Meéthodes de descente

A partir d’une solution trouvée par heuristique par exemple, on peut trés facilement
implémenter des méthodes de descente. Ces méthodes s’articulent toutes autour d’un
principe simple. Partir d’une solution existante, chercher une solution dans le voisinage
et accepter cette solution si elle améliore la solution courante. Cette méthode se base sur
amélioration progressive de la solution et donc reste bloquée dans un minimum local deés
qu’elle en rencontrere un. Il existe de maniére évidente une absence de diversification. Un
moyen trés simple de diversifier la recherche peut consister a re-exécuter ’algorithmes en
prenant un autre point de départ. Comme ’exécution de ces méthodes est souvent trés
rapide, on peut alors inclure cette répétition au sein d’une boucle générale. On obtient

alors un algorithme de type “Multi-start descent”.
Recuit simulé

La méthode du recuit simulé a été introduite en 1983 par Kirkpatrick et al. Le principe de
fonctionnement s’inspire d’un processus d’amélioration de la qualité d’un métal solide par
recherche d’un état d’énergie minimum correspondant a une structure stable de ce métal.
L’état optimal correspondrait & une structure moléculaire réguliére parfaite. En partant
d’une température élevée ol le métal serait liquide, on refroidit le métal progressivement en
tentant de trouver le meilleur équilibre thermodynamique. Chaque niveau de température
est maintenu jusqu’a obtention d’un équilibre. Dans ces phases de température constante,
on peut passer par des états intermédiaires du métal non satisfaisants, mais conduisant &
la longue a des états meilleurs. L’analogie avec une méthode d’optimisation est trouvée en
associant une solution & un état du métal, son équilibre thermodynamique est la valeur
de la fonction objectif de cette solution. Passer d’un état du métal & un autre correspond
a passer d’une solution & une solution voisine. Pour passer a une solution voisine, il faut

respecter I'une des deux conditions :

— soit le mouvement améliore la qualité de la solution précédente, i.e. En minimisation

la variation de cout est négative (DC' < 0),

— soit le mouvement détériore la qualité de la solution précédente et la probabilité p

d’accepter un tel mouvement est inférieure & une valeur dépendant de la température

courante ¢ (p < e”2C/t)

Dans cet algorithme, ’équilibre entre intensification et diversification est respecté.

Recherche tabou
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Contrairement au recuit simulé qui ne génére qu’une seule solution x, “aléatoirement”
dans le voisinage N(x) de la solution courante x, la méthode tabou, dans sa forme la
plus simple, examine le voisinage N(x) de la solution courante z. La nouvelle solution z
est la meilleure solution de ce voisinage (dont I’évaluation est parfois moins bonne que x
elle-méme). Pour éviter de cycler, une liste tabou (qui a donné le nom a la méthode) est
tenue a jour et interdit de revenir & des solutions déja explorées. Dans une version plus
avancée de la méthode tabou, on peut voir dans cette recherche une modification tempo-
raire de la structure de voisinage de la solution x permettant de quitter des optima locaux.
Le voisinage N*(x) intégrant ces modifications de structure est régit par l'utilisation de
structures de mémoire spécifiques. Il s’agit de mémoire & court terme ou de mémoire a
long terme. La mémoire a court terme correspond a la mise en place d’une liste tabou.
La liste contient les quelques derniéres solutions qui ont été récemment visitées. Le nou-
veau voisinage N (z) exclut donc toutes les solutions de la liste tabou. En conservant des
caractéristiques des solutions ou des mouvements, il est possible alors qu’une solution de
bien meilleure qualité ait un statut tabou. Accepter tout de méme cette solution revient
a outrepasser son statut tabou, c’est I'application du critére d’aspiration. La mémoire
a long terme permet d’une part d’éviter de rester dans une seule région de ’espace de
recherche et d’autre part d’étendre la recherche vers des zones plus intéressantes. Dans

cet algorithme, 1’équilibre entre intensification et diversification est respecté.
Algorithmes génétiques

Cette classe de méthodes est basée sur une initiation des phénomeénes d’adaptation des
étres vivants. L’application de ces méthodes aux problémes d’optimisation a été formalisée
par Goldberg en 1989. Les algorithmes génétiques fonctionnent sur une analogie avec la re-
production des étres vivants. On part d’une population (ensemble de solutions) initiale sur
laquelle des opérations de reproduction, décroisement ou de mutation vont étre réalisées
dans 'objectif d’exploiter au mieux les caractéristiques et propriétés de cette population.
Ces opérations doivent mener a une amélioration (en terme de qualité de solutions) de
I’ensemble de la population puisque les bonnes solutions sont encouragées a échanger par
croisement leurs caractéristiques et & engendrer des solutions encore meilleurs. Toutefois,
des solution de trés mauvaise qualité peuvent aussi apparaitre et permettent d’éviter de
tomber trop rapidement dans un optimum local. Les difficultés pour appliquer les algo-
rithmes génétiques résident dans le besoin de coder les solutions, et dont le nombre de
paramétres a fixer (taille de la population, coefficients de reproduction, probabilité de

mutation,...) de plus, ces algorithmes demandent un effort de calcul trés important.



Chapitre 2
Notation et position du probléme

Dans ce chapitre, nous proposons une étude du probléme d’ordonancement F'2/recr(1)/Cmaz.
Ce dernier est du type flow shop sur deux machines avec duplication de taches sur la
premiere machine dont I'objectif est la minimisation de la date de fin de traitement de
I’ensemble des taches (makespan). Nous commengons par une présentation du probléme

ainsi que les différentes notations nécessaires a sa définition.

2.1 Notation et position du probléme

Le probléme considéré est le suivant :

Soit T' = {T1,T2,...,Tn} 'ensemble de n taches indépendantes a ordonnacer sur un
ensemble de deux machines M = {M1, M2}. L’atelier est de type flow shop. chaque tache
doit étre excutée selon 'orde M1 — M2 — M1.

- chaque opération est exécutée sur une machine sans interruption (la préemption des

taches n’est pas autorisée),
- une machine ne peut exécuter qu'une seule opération a la fois,

- une opération ne peut étre exécutée par plus d’une machine. Le probléme précédent

est illustré dans la figure suivante :

25
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Ti » M1 M2

]

Y

Y

Y

Flow shop & deux machines avec recirculation

Pour un ordonnancement quelconque des taches notons :

— p1i1 : la durée d’exécution de la premiére opération de la tache T% sur la premiére

machine.

— p1io : la durée d’exécution de la deuxiéme opération de la tache T sur la premiére

machine.
— p9; : la durée d’exécution de la tache T sur la deuxiéme machine.

— s1;1 - la date de début d’exécution de la premiére opération de la tache T sur la

premiére machine.

— S12 : la date de début d’exécution de la deuxiéme opération de la tache T sur la

premiére machine.
— $9; : la date de début d’exécution de la tache T sur la deuxiéme machine.
Exemple illustratif

Pour illustrer le probléme, considérons I'instance suivante : disposons de 6 taches indé-
pendantes 17,75, T3, Ty, Ts et T a traiter sur deux machines. Les durées de traitement de

ces deux taches sur les deux machines sont données dans le tableau suivant :

T |1y | T2 | Ts || Ta | T5 || Ts

pe |2 |3 |1 |1 |4 |1
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Un ordonnancement est donné & la figure suivante :

Machines
M1
T1 T3 T1 |T3 T2 T4 T6 (T2 T6 LE T4 s
M2 T1 T3 T2 T4 T6 T5
2 4 5 7 10 11 13 15 19 22 23 26 27 Te-m’ps

2.2 Complexité du probléme

M. Y. Wang, et al. dans leurs articles [28], “Minimizing makespan in a class of reentrant
shops”, considérent le probléme de flow shop & m machines avec recirculation de taches
sur la premiére machine (M, My, . ..., M,,, M;) noté Fm/chain — reentrant/C,, et ils

proposent le théoréme suivant :

Théoréme 2.1 (M. Y. Wang, et al.[ 28]) le probléme Fm/chain — reentrant/Ci,q. est
NP-difficile pour m = 2 et NP-dur pour m > 3.

Remarque 2.1 (M. Y. Wang, et al.[28 |) pour m = 2 le probléme F2/recr(1)/Ca. est
équivalent & V2//Char introduit par Lev et Adiri (1984) qui est NP-difficile.

donc notre probléme est NP- difficile en général voir [28,19].

2.3 Motivations

Dans les problémes d’ordonnancements classiques de type flow shop, nous supposons
que chaque tache visite chaque machine une seule fois. Mais ceci est souvent violé dans
la pratique. Par exemple, dans la fabrication des semi-conducteurs, ol chaque composant
revisite la méme machine plusieurs fois [27]. Cette caractéristique de recirculation peut
étre également trouvée dans la fabrication des cartes d’impression [28], on peut rencontrer

aussi ce genre de probléme dans les ateliers de fabrication de meubles ou chaque composant
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subi une opération de peinture, puis une opération de polissage et enfin une opération de

peinture.

2.4 Etat de l’art

Durant ces derniéres années, le probléme de ’'ordonnacement dans un flow shop a retenu
I’attention de plusieurs chercheurs. Depuis que Johnson a proposé des solutions optimales
pour des problémes & deux ou trois machines, diverses heuristiques ont été développées
pour résoudre le cas général. Le probléme de l'ordonnacement dans un flow shop est
un probleme de production dans lequel n piéces doivent étre exécutées suivant le méme
ordre sur chacune des m machines qui composent 'atelier ; ces piéces ont donc toutes la
méme gamme opératoire ( 'ordre de passage sur les machines ), mais pas les mémes temps
d’exécution. La durée de traitement du produit 7 sur la machine j est p;; (i, j = 1,n). Dans
la gamme opératoire des divers produits, si tous les temps d’exécution sont strictement
positifs, I'atelier est du type pur flow shop. Sinon, s’il existe des temps d’exécution nuls
( la piéce ne devant pas subir une opération sur une machine particuliére), on parle d'un
flow shop généralisé. Indépendamment de cette classification, si la séquence des piéces est
la méme sur toutes les machines (pas de dépacement autorisé), on parle d'un flow shop
de permutation. L’objectif est de trouver une séquence des produits minimisant ’heure

de sortie de la derniére piéce fabriquée (makespan). Ce probléme est libellé :

Fm//Cmax

Les hypothéses principales pour ce probléme sont les suivantes :

—un ensemble de n produits est disponible pour le traitement a I’heure 0 (chaque produit

est composé de m opérations et chaque opération requiert une machine différente) ;

— les temps de changement d’outils pour les opérations sont indépendants de la séquence

et sont inclus dans le temps d’exécution ;
— la description des produits est connue a ’avance;

— les m machines différentes sont disponibles en permanence (on suppose donc qu'il n’

y pas de panne) ;

— les opérations sont non préemptives (c’est-a-dire que leur exécution se fait sans inter-

ruption sur les machines).
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L’énumération compléte, les techniques de séparation et évaluation (Branch and Bound)
ou la programmation en nombres entiers déterminent la séquence optimale pour des pro-
blémes de petite taille mais des heuristiques sont nécessaires pour résoudre ceux de grande
taille. En effet, le probleme de flow shop considéré est NP-difficile lorsque le nombre de

machines est supérieur ou égal a 3.

probléme de Johnson

Un nombre non négligeable de problémes d’ordonnancement sur une machine peuvent
étre résolus grace a des méhodes exactes. Malheureusement, lorsque 'on étudie des pro-
blémes a deux machines ou plus, il faut trés vite déchanter : un seul probléme particulier
a deux machines posséde une méthode de résolution exacte. Pour les autres, seules des
heuristiques sont envisageables, comme nous le verrons plus loin. Ce probléme particulier
est le probléme de Johnson, en voici ’énoncé : Un ensemble de n taches doit étre exécuté
sur deux machines 1 et 2. il n’y a pas de place de stockage devant les machines. Chaque
tache doit passer d’abord dans la machine 1, puis dans la machine 2. Pour le reste, les
cinq hypothéses de base sont respectées. En 1954, Johnson édicta une régle permettant

de trouver une séquence optimale.
Régle de Johnson

La tache 7 précéde la tache j dans une séquence optimale si :

min{pi1, pj2} < min{pj1, piz}.

Ainsi, suivant cette régle, le début de la séquence optimale est composée des taches ayant
un temps d’exécution court sur la premiére machine et la fin de la séquence contient les
taches ayant un temps d’exécution court sur la seconde machine. Johnson proposa ensuite
un algorithme basé sur cette régle. L’algorithme de Johnson donne la séquence optimale
pour le probléme de Johnson. Cependant, ce probléme est bien particulier, puisqu’il ne
tient pas compte des délais. Rappelons que la détermination d’un ordonnancement (de
durée minimale) des piéces sur une machine en respectant des dates de disponibilité et
d’échéances est NP-difficile. La recherche d’heuristiques efficaces pour trouver une bonne

méthode de résolution reste donc un domaine trés ouvert.
Algorithme de Johnson

L’algorithme de Johnson est fondé sur le calcul itératif du minimum des durées des taches
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associées aux travaux non encore placés. Cet algorithme donne une solution optimale pour
le probléme & deux machines de type flow shop. Nous présentons ci-dessous 1’algorithme

de Johnson.

Algorithme 2.1 1 : U =0,V =0 :
2 : Tant que la liste des tdches est non vide faire
3 : Placer dans l’ensemble U les taches pour lesquels pj1 < pjo
4 : Placer dans 'ensemble V' les tdches pour lesquels pj1 > pjo
5 : Fin tant que
6 : Ordonnancer les tdches de l'ensemble U dans l'ordre croissant des pj
7 : Ordonnancer les tdaches de l’ensemble V' dans 'ordre décroissant des pjo
8 : Fusionner les deur ensembles U et V'

9 : Exécuter la permutation obtenue sur les deux machines tout en respectant le méme

ordre.

Flow shop de permutation a deux machines

Le probléme de flow shop de permutation a deux machines F'2/prmu/Cmazx est un pro-
bléme de flow shop & deux machines pour lequel seules les séquences de permutation sont
considérées. Le résultat le plus connu pour ce probléme a été énoncé par Johnson [18].
Celui-ci a montré que toute séquence respectant « la régle de Johnson » est optimale, une
séquence optimale unique de ce type pouvant étre calculée en O(nlogn). Sur la base de
ce résultat, plusieurs auteurs se sont intéressés a déterminer un ensemble de solutions op-
timales pour le probléme de flow shop de permutaion a deux machines F2/prmu/Cmazx.
Dans [12] est par exemple proposé un algorithme permettant d’énumérer toutes les sé-
quences satisfaisant la régle de Johnson. Billaut et Lopez, dans [3], proposent aussi un
algorithme qui énumére, en permutant des travaux des séquences optimales de Johnson,
I’ensemble complet des séquences optimales. Une approche connexe basée sur la notion
de séquence maximale est aussi proposée dans [3]. Pour les deux derniers cas, notons que
seuls des problémes de faible taille, d’'une dizaine de travaux au plus, peuvent étre résolus

du fait de la complexité sous-jacente a I’énumération de toutes les solutions optimales.



31

probléme de flowshop a contrainte « no-idle »

La contrainte « no-idle » signfie que dés qu'une machine est activée, elle ne doit pas
s’arréter entre sa premiere et sa derniére utilisation. Le probléme de ’ordonnancement
flow-shop a contrainte « no-idle » et critére makespan (noté F/no—idle/C\pq.) est prouvé
étre NP-difficile. En 1997, Baptise et Hguny sont les premiers & avoir abordé le probléme
d’ordonnancement d’un flowshop de permutation avec contrainte no-idle (sans temps d’ar-
rét) et critére makespan. Ils ont proposé un algorithme de type séparation et évaluation

qui adopte un critére d’optimisation s’appuyant sur une hypothése restrictive.

probléme de flowshop a contrainte « no-wait »

La contrainte sans délai « no-wait » signifie qu’aucune attente entre deux opérations
d’une méme tache n’est permise. Le probléeme F2/no — wait/Cmax est résolu en temps
polynomial par I'algorithme de Gilmore et Gomory. Ultérieurement, des contraintes addi-
tionelles ont été introduites comme la contrainte de blockage qui exprime qu’une tache ne
doit libérée une machine que pour passer directement sur la machine suivante par exemple
le probleme F2/block(1,2)/Ca. signfie qu’il existe une contrainte de blockage entre la

premiére et la deuxiéme machine.

Cas 4 m > 2 machines

Lorsque l'atelier est composé de deux machines ou plus, le cheminement des piéces
détermine le type du probléme. Si toutes les piéces ont la méme progression (chaine de
montage), on parle d'un probéme de flow shop; si cette restriction n’est pas présente, il

s’agit d'un probléme de job shop.

Flow shop généralisé de permutation :

Dans le cas de 3 machines, il existe une extension de ’algorithme de Johnson donnant
une solution optimale si une condition fondamentale est remplie : la machine intermédiaire
ne doit pas créer de bouchon, c’est-a-dire que les piéces se présentant devant cette machine
sont servies immeédiatement. De nombreuses heuristiques ont été développées depuis une
trentaine d’années. La grande majorité d’entre elles utilisant des artifices de calcul pour se
ramener au probléme de Johnson & deux machines afin de pouvoir utiliser I’algorithme de

Johnson. En 1965, Palmer a proposé un classement d’indice décroissant (slope index order)
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pour ordonner les tAches sur les machines en fonction des temps d’exécution croissants

dans leur gamme opératoire.

Algorithme 2.2 Heuristique de Palmer :

1:

2:

3:

Pour i =1 an faire
calculer la valeur de l'indice S; tel que :

Si = (m — 1)pim + (M — 3)pim—1+ (M = 5)Dim—2+ ... — (m —3)piz(m — L)pi1.

: Fin pour
: la séquence est déterminée en classant les tdaches par ordre décroissant des indices

(S > S[2] > ... > S

Cette méthode est 1égérement différente de la régle de Johnson et ne garantit pas 'opti-

malité, que I'on considére des problémes & 2 machines ou plus. En 1971, Gupta a présenté

une autre heuristique, trés similaire a celle de Palmer, & I’exception du calcul de I’indice.

Il s’est apercu que la régle de Johnson donne une séquence optimale pour le probléme a

3 machines en classant les taches par ordre décroissant des indices S;

S; = e; /min {pi1 + pio; Pia + Dis}

1,8t pin <pis

€; =

0, slpin > pis

En généralisant au cas m > 3 machines Gupta a proposé I’heuristique suivante :

Algorithme 2.3 Heuristique de Gupta :

1:
2:
3:

4

Pouri=1 an faire
calculer la valeur de l'indice S; tel que :
Si = ei/min {pix + pipy1: 1 <k <m—1};

(e;=1; sipin < pim €t e;=—1; 8i D1 > Pim)

: Fin pour
: La séquence est déterminée en classant les tdaches par ordre décroissant des indices

2S[1) > S[2] > ... > S

Gupta a comparé son heuristique a celle de Palmer pour de nombreux problémes et a

obtenu des résultats plus satisfaisants dans la grande majorité des cas.
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2.4.1 Flow shop avec récirculation

Dans les problémes de flow shop classique on suppose que chaque tache visite chaque
machine une seule fois mais cette contrainte est souvent violée dans la pratique, par
exemple dans les ateliers de fabrication des semi conducteurs chaque tache revisite les
mémes machines plusieurs fois. Récemment plusieurs articles traitent le probleme de flow
shop avec recirculation. Choi et Kim traite le probléme de flow shop sur m machines avec
recirculation tel que chaque tache posséde le process de fabrication (M, Ms, ..., M,
My, My, ..., My, ..., My, Ms, ..., M,) et considérent le makispan comme critére d’opti-
misation ils ont développé plusieurs heuristiques effectives, Chen et al. propose un hybride
génétique algorithme pour résoudre le méme probléme, Pan et Chen traitent le méme pro-
bleme pour lequel seules les séquences de permutation sont considérées, ils ont développé
trois formulations mathématiques sous forme de programmes linéaires en variables mixtes
et six heuristiques, Chen et al. adopte un hybride tabou search algorithme pour ce méme
probléme, Choi et Kim considérent le probléme (M, My, My, Ms) il ont développé des
propriété de dominances, des bornes inférieurs et des heuristiques et ils ont utilisé leurs
résultats pour développer un algorithme de type séparation et évaluation (Branch and
Bound) . Meziani Nadjat considére le probléme de flow shop & deux machines avec re-
circulation des taches sur la deuxiéme machines (M;, My, M,) , elle a prouvée que ce

probléme est polynomial et propose 1’algorithme suivant pour le résoudre :
Algorithme F2/recr(2)/Cmax
Début
- Transformer le probléme considéré au probléme F2//C,,,, comme suit :
- Sur la premiére machine, les temps de traitement ne changent pas p/y; = p1;;

- Sur la deuxiéme machine, les différentes opérations d’une méme tache forment une

seuls opération tel que ply; = pay;
- Résoudre le probléme F2//C,,q. avec 1'algorithme de Johnson.

- Construire la solution du probléme initial F'2/recr(2)/Ciuq.. en partageant la durée
de traitement de chaque tache sur la deuxiéme machine en durées de traitement de ses

opérations élémentaires initiales.

Fin
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Présentons maintenant le principal travail donné par M. Y. Wang, et al.[ 28] .

On note : ¢ < y,x < y,x > y et x > y si Vopération = précéde y, x précéde immé-
diatement y (pas de temps mort entre les deux opérations = et y), = suit y et x suit

immédiatement y, respectivement.

Définition 2.1 Un ordonnancement est compact sur une machine M, si toutes les opé-
rations Oj,  j = 1,...,n sont ordonnancées ensembles sans qu’il n’y ait un temps mort

entre les différentes opérations traitées sur cette machine c.-a-d Oy, < Ojy,.

- Un ordonnancement est dit compact s’il est compact sur toutes les machines.

- Un ordonnancement est dit de permutation si 'ordre de traitement des taches est le

méme sur les différentes machines.

Théoréme 2.2 (M. Y. Wang, et al.[ 28]) Pour le probléme F'm/chain—reentrant/Ca,
il suffit de considérer les ordonnancements compacts sur My dont ['ordre de traitement

des tdches est le méme de My a My et de M,, a M.

Corollaire 2.3 (M. Y. Wang, et al.[ 28]) Pour le probléme F2/recr(1)/Cmaz, il suffit de

considérer les ordonnancements compacts et de permutations.

D’apres ce corollaire un ordonnancement compact et de permutation est constitué de 3
bloques d’opérations 1-bloque constitué uniquement des 1léres opérations (de la machine
M1), 2-bloque constitué uniquement des 2émes opérations (de la machine M) et 3-bloque
constitué uniquement des 3émes opérations (de la machine M1). Les opérations sont
ordonnancées dans le méme ordre sans aucun temps mort dans chaque bloque. Voir la

figure ci-dessous (a; = pyj1,b; = paj, ¢; = p1ja-)

Machines

M1 a1]| a2 a as as L] o 2 c2 c4 cs

M2 b1 b2 ba | ba bs

Temps

NOtOHSOé:ZPUhB:ZP% et’}/:ZPIjZ
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Soient :

- C1(A) : la date de fin de traitement du premier passage des taches de la séquence A

sur la premiére machine.

- (5(A) : la date de fin de traitement des taches de la séquence A sur la deuxiéme

machine.

- C3(A) : la date de fin de traitement du deuxiéme passage des taches de la séquence A

sur la premiére machine.
Dans un ordonnancement compact de permutation on a :
1- il existe une tache Tj tel que s1;1 + a; = s9; et
2- 81 Cppay > o + 7y alors il existe T tel que sgj + b = s1j2.

Pour n’importe quel ordonnancement o compact et de permutation, il existe une tache
OTj- = arg min{s,(j)2 + bo(j),2 > a}. D’ott Oy+5 est la premiére 2-opération qui termine

apres a.

Donc 'ensemble £ des taches est partitionné en 3 sous ensembles &, = {1 /T; < Ty} et

& ={T;/T; > Ty} et Ty« la tache de partition.
Nous définissons une partition {£,, Ti~, £, } admissible si, et seulement si, elle satisfait
-§UGU{T} =¢
- (&) < a, et

- 02(51) + by > .

Théoréme 2.4 (M. Y. Wang, et al.[ 28]) 1l existe un ordonnancement optimal constitué
d’une partition admissible {&,, T+, &5} telles que les taches de &, sont ordonnancées selon
la régle de Johnson pour (&,,a,b) et les taches de &, sont ordonnancées selon la régle de

Johnson pour (€4, b, ¢). L’ordonnancement obtenu est compact et de permutation.

Des cas particuliers sont aussi présentés dans l'article M. Y. Wang, et al.[28], résolus en
appliquant la régle de Johnson au pseudo probléme F'2//Cmaz qui est obtenu en posant

a;-:aj—i—bj etb;-:bj—i—cj.

ler cas Une machine domine les autres en terme de durées de traitements, c.-a-d., une

des conditions suivantes est vérifiée :

— min{a;} > max{b;}.
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- min{c;} > max{b;}.
— min{b;} > max{a;}.
— min{b;} > max{c;}.
2eme cas La deuxiéme machine est régressive
b; < min{a;,c;}.
3eme cas Les temps de traitement des opérations de la deuxiéme machine sont constants
— bj = b = constant.
4eme cas a = ¢

Ce cas particulier est NP-difficile. M. Y. Wang, et al.[28] montrent que si a; = ¢;
pour tout taches Tj, alors ce probleéme est résolu par un algorithme dynamique pseudo-

polynémial en O(n?a?3).

Une méthode exacte de type séparation et évaluation et des heuristiques sont aussi

présentés.

Séparation et évaluation algorithme M. Y. Wang, et al.[28]

En utilisant le théoréme précédent M. Y. Wang, et al.[28], ont développés un algorithme
de type séparation et évaluation qui énumére (implicitement) toutes les n2"~! partitions
de £ et trouve une partition minimisant le makespan. Au premier niveau de ’arbre nous
indiquons les taches de partitions réindexées et réordonnées selon la régle de Johnson
pour les deux premiéres opérations; en conséquence, il y a n nceuds dans ce niveau,
puisqu’aucune tache ne peut étre éliminée. L’arbre est binaire au deld de ce niveau :
a chacun des niveaux plus bas, nous décidons pour la tache correspondante si elle sera
ordonnancée avant ou apres la tache de partition. Un neeud au liéme niveau (I = 2,...,n)
correspond alors & une partition partielle de £ (A, Ty+, B). Nous utilisons la stratégie en

profondeur d’abords pour explorer ’arbre de recherche.

Un nceud peut étre stérilisé s’il ne peut pas induire a une partition admissible. Une

condition suffisante pour stériliser un nceud est donc Cy(A) > «. En outre, si
max {C1(A) + ag+, C2(A)} + b > «

alors la seule partition admissible que le nocud courant peut induire est {A,Ti«, £\ A}

apres I’évaluation , nous pouvons stériliser ce nceud.
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Dans la racine de ’arbre nous calculons des bornes inférieures pour vérifier si la borne

supérieure d'un candidat coincide avec la valeur de la solution optimale :

Dans les autres noeuds de I’arbre, nous employons deux simples et efficaces bornes infé-

rieures

Co(A)+ D b i ¢,
TjEf\A

C3(A) + Z Cj.

TjEf\A
Heuristiques M. Y. Wang, et al.[28]

Heuristique H1

1. Ordonnancer les taches en appliquant la régle de Johnson & (&, a,b) pour obtenir

Iordre 0.

2. Ordonnancer les taches en appliquant la régle de Johnson a (&, b, ¢) pour obtenir ordre

09.
3. H1(I) = Min{Crnaz(01), Crnaz(02) }-
Heuristique H2

1. Appliquer la régle de Johnson a (&, a,b) pour trouver 'ordre oy ; comme dans 1’heu-

ristique H1, calculer Ci,q.(01). Si Char(01) = o + 7, arréter.
2. Sinon identifier la tache Ty« et par conséquent la partition {&;, Tj+, &}

3. Appliquer la régle de Johnson a (T« U &5, b, ¢), tout en préservant 'ordre des taches

obtenu en ;. Obtenir le nouveau ordre o .
4. Ordonnancer les taches selon o et calculer C,,q.(0).
Heuristique H3

1. Appliquer la regle de Johnson a (£, b, ¢) pour trouver l'ordre oy ; comme dans I’heu-

ristique H1, calculer Ci,q,(02). Si Char(02) = o + 7, arréter.
2. Sinon identifier la partition {5, Tj+, £, } comme dans I'heuristique H2.
3. Appliquer la régle de Johnson a (T U &5, a,b), pour obtenir 'ordre final o .

4. Ordonnancer les taches selon o et calculer C,4. ().
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Notons par p = infreg{rn / n > Crmaz(Sh)/Cmaze(S*)} avec rj, = __CmazSh) 1o papport

borne inferieur

de performance, avec C,q.(S*) est U'optimum et C,,.,.(SH) est la valeur de C,,,, donnée

par 'heuristique h pour 'ordonnancement S.

On dit que le rapport de performance p est atteint s’il existe une instance du probléme
pour laquelle C4:(SH) /Crae (S*) = poubien Cp (SH)/Ciaz(S*) — p quand les temps

de traitement tendent vers zéro ou bien vers 'infini.

Théoréme 2.5 (M. Y. Wang, et al.[17]) Pour n’importe quelle instance I = (£, a,b,c),
p1(de Uheuristique H1) est inférieur ou égal & 3/2.

Inna G. Drobouchevitch et al.[17] considérent le méme probléme d’ordonnancement
F2/recr(1)/Chae et donnent un exemple pour lequel p; de I'heuristique H1 proposée
par M. Y. Wang, et al.[28] est égale a 3/2 et améliore ce dernier en proposant une heu-
ristique qui garantie un rapport de performance inférieur a 4/3. ci-dessous 'essentiel de

leurs article.
Notons par :
N ={1,2,...,n}.
S* : Pordonnancement qui minimise le makespan.

Ry ;(S) : la date de début de traitement de 'opération Op; de la tache j pour 'ordon-

nancement S.

Cr;(S) : la date de fin de traitement de 'opération Oy; de la tache j pour 'ordonnan-

cement S, avec L € {A,B,C} et j=1,2,....,n.

Soit ) C N un sous ensemble de N, on note par

a(@) = a;b(Q) =) b c(@Q) =) ¢

JEQ Jeq Jeq

Un ordonnancement S réalisable pour le probléme F2/recr(1)/Ch,q. peut étre associé a
une permutation m = (7(1), 7(2), ..., m(n)) telle que les opérations Oy; sont traitées selon

7 pour tout L € {A, B,C} et chaque tache commence le plutét possible.

Chnax(S) = max{a(N) + ¢(N),C(S)}, (1)

m v n
avec C'(S) = {Z ar(j) + Zbﬁ(j) + Zcﬂ(j)/l <u<v<n}.
i=1 i=n i=v
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Si Cmax(S) = C(S) et le maximum de (1) est atteint pour = u et v = v alors m(u) et

m(v) sont critiques dans S.

On dit que 7(u) est AB-critique dans S (elle est notée par r45(95)) et m(v) est BC-critique
dans S (elle est notée par rpc(S)).

Notons aussi 7(w) la tache de partition définie par M. Y. Wang, et al.[ 3], rappelons que
7(w) est choisit de telle sorte que Cpr(w-1)(S) < a(N), Cprw-1)(S) > a(N).

Pour le probléme F2//C,,,. chaque tache de I'ensemble N = {1,2,...,n} est traitée sur
M’ puis sur M". Les temps de traitements de M’ et M" sont notés par o, 3; respective-
ment. Pour une permutation 7, on a la valeur du makespan égale a :

I n
O (M) = max{)_ a(yy + Y B/ < i < . (2)

J=1 J=p

Si le maximum de (2) est atteint pour u = u alors 7(u) est dite critique dans .

N®={j € N\o; <8;}, N’ = {j € N\ay > 5;}. (3)

Notons par Algorithmel et Algorithme3, ’algorithme de Johnson pour F2//Cmazx et
I'heuristique H1 de M. Y. Wang, et al.| 3], respectivement, et Algorithme2, ’algorithme

de Gonzalez—Sahni pour le probléme O2//C,,,, ci-dessous
Algorithme2 Gonzalez—Sahni
1. Partitionner I’ensemble N en 2 sous-ensembles N et N* selon (3)
2. Trouver les taches [ € N et r € N” telles que
B = max{B,/j € N} Si N* £0
a, = max{a;/j € N°} Si N¥ #£10

3. Former l'ordonnancement ¢ = (@1, 92, -, €(my) = (L, 7 (N*[{1}), 7(NP)[{r}, 7). telle

que 7 est une permutation arbitraire.

Lemme 2.6 (Inna G. Drobouchevitch et al.[17]) Pour le probléme F2//Cyuas la tache

ou bien r est critique pour l'ordonnancement .

Soit Sy I'ordonnancement obtenu par 1’algorithme3, on a Cju:(Sw)/Crae(S*) < 3/2.
Inna G. Drobouchevitch et al.[17] montrent que ce rapport de performance maximum est

atteint pour 'instance suivante :
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T | T2 | T3
M1 |1 1 M
M2\ M| M|1
M1 |1 1 M

On a Cpap(Sw) = 3M + 2 et Crae(S*) = 2M + 4 donc Cprap(Sw)/Crnae(S*) = 3242

2M+4
3
S.tel que M >> 1.

Présentons les inégalités suivantes :

1/3C0s(S%) < a(N) < 2/3C,00(S*) (4)

1/3Caz(S™) < ¢(N) < 2/3C02(S™) (5)
Lemme 2.7 (Inna G. Drobouchevitch et al.[17]) Soit Sy, un ordonnancement obtenu par

Ualgorithme3. Si une des inégalités (4) et (5) n'est pas vérifiée, alors Cyar(Sw)/Crmaz(S*) <
4/3.

Supposons alors que les deux inégalités (4) et (5) ne sont pas vérifiées, une tache k est

dite grande si elle vérifie les deux inégalités suivantes :

ag + br > 2/3C0.(S™) (6)

b + ¢ > 2/3C0:(S™) (7)
Définissons les ensembles N et N pour une tache k tel que 1 <k <n

Ny ={j € N{k}/a; < ¢;} et Ng ={j € N{k}/a; > ¢;}. (8)

En utilisant (8), on forme la permutation ¥y ci-dessous

vy = (7T<Nl?)7k77T(Nl§>>7 (9)

telle que 7(Q) est une permutation arbitraire de Q).
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Lemme 2.8 (Inna G. Drobouchevitch et al.[17]) Soit une tache k tel que 1 < k < n
qui satisfait (6) et (7) pour un ordonnancement Sy définie par la permutation ¥y, , alors

Cmaz’(S\I’)/Cma:c(S*) S 4/3

Nous présentons maintenant I’heuristique de Inna G. Drobouchevitch et al.[17] . Cette

derniére crée plusieurs ordonnancement et choisit le meilleur.
Heuristique (Inna G. Drobouchevitch et al.[17])
1. Renuméroter les taches de 'ensemble N selon 'ordre de Johnson 045 = (1,...,n).

2. Pour le probléme F2/recr(1)/Cipaz, trouvez un ordonnancement Sy lié a la permuta-
tion o 4p.

Trouver la tache w de partition telle que Cpr(w—1)(S) < a(N), Cprw-1)(S) > a(N).

Définissons les ensembles de tache Ny = {1,2,....,w — 1} et No = {w+ 1,w + 2,...,n}.

3. Appliquer T'algorithme 2 avec a; = b; et 3; = ¢; aux téaches de l'ensemble N,

pour trouver une permutation de Gonzalez-Sahni @po(Na) = (9(1), P(2), -+ P(g)) avec

q=|Ns| =n—w.

4. Pour F2/recr(1)/Cpa. trouvez les ordonnancements liés aux permutations spécifiques

des taches comme indiqué ci-dessous :

Si opc(N)

T(NG ), (1), m((Ng )
\{e(1)})
(Ve )

( )
(¢(1),08c(N)
(m(Ng,,,)»e(a)
(p(a), oc(N)\{e(a)})
Se (1,2, ...,w,pp:(N2))
(w, ppc(N2), 1,2, ...,w — 1)
(m(Ny), w, w(Ny))
(cap(N\{w}), w)
Sto (1,2,..,w —1,05:(N2),w)

Sll (90(2)790(3)7"'790((])71727""w_Lw?@(l))

5. Parmi tous les ordonnancements déterminer celui qui minimise le makespan .
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Cette heuristique est en O(nlogn).
Théoréme 2.9 (Inna G. Drobouchevitch et al.[17]) Soit Sy un ordonnancement pour le
probléme F2/recr(1)/Cmax trouvé par l’heuristique ci-dessus alors Cruae(Si)/Cmaz(S*) <

4/3 et cette borne est atteinte.

Ce rapport de performance maximum est atteint pour I’exemple suivant :

T1 72 T3 | T4

M1 |1 2 M
M2 || M 6 | M | M
M| M-2]1 M—-1

w

(Exemple)

W

On a Cpup(Sy) =AM + 1 et Cpar(S*) = 3M + 8 donc Chrue(SH)/Craz(S*) = ;%ié —

4
3-tel que M >> 1.

Caixia Jing et al. [5] dans leur article considérent le probléme d’ordonnancement sur deux
machines avec recirculation tel que chaque tache se traite selon le process de fabrication
suivant : (M My, M1 M, ..., M1 Ms) , chaque tache peut étre décomposée en L sous taches
telle que chaque sous tache 7;; i = 1..n , j = 1..L se traite sur les deux machines (A/q, M,).
Donc, on a L sous taches avec contraintes de précédence qui signifie que le traitement de
la (I + 1)*™¢ sous tache sur la premiére machine M; ne peut pas commencée avant que le

traitement de la [’*¢me

sous tache sur la deuxiéme machine M, s’achéve. De cette maniére,
on transforme le probléme de flow shop avec recirculation en un probléme de flow shop avec
contraintes de précédences sous forme de chaines paralléles comme le montre le schéma

suivant :

flow shop avec contraintes de précédences sous forme de chaines paralléles



43

Notons par :

n : le nombres de taches a traiter.
T; : la tAches numéro 1.

L : le nombre de sous taches de T;

P;j; : le temps de traitement de la lieme sous tache de 7; sur la machine j

Chae + minimum du makespan ou bien la valeur optimale de la fonction objectif.

Les contraintes de précédences sous formes de chaines paralléles sont un cas particulier
des contraintes de précédences générales, on note F2/chains/Cmax et F2/prec/Cmazx
le probléeme flow shop a deux machines avec contraintes de précédences sous formes de
chaines paralléles et le probléme de flow shop & deux machines avec contraintes de précé-

dences respectivement.

Si on pose L = 2 et les temps de traitements de la deuxiéme machine égale a zéro pour

[ = 2 on aura exactement notre probléeme (F'2/recr(1)/Cmax).

La relation entre F2/prec/Cmaz et le probléme d’ordonnancement sur une

seule machine sous contraintes de précédences avec retard 1/prec(l;;), p;/Cmazx.

La description du probleme d’ordonnancement sur une seule machine sous contraintes
de précédences avec retard est comme suit : on a une seule machine et un ensemble de
n taches dépendentes des contraintes de précédences sous forme d’un graphe G = (V, E)
qui ne contient pas de cycle, tel que V est ’ensemble des sommets correspondant aux
taches et E est I'ensmble des arcs correspond aux contraintes de précédences. Ce graphe
est un graphe pondéré tel que les sommets sont pondérés par p; ( temps de traitements
de la tache ¢ , i € V) et les arcs sont pondérés par [;; ( retard entre la tache j et la tache
i) c.-a-d. la tache j ne peut pas commencer qu’aprés /;; unité de temps apres la fin de la

tache ¢ donc C; + 1;; < o(j) avec :
- (1 date de fin de traitement de la tache .
- 0(j) début de traitement de la tache j.

lij et p; sont des nombres entiers positifs. La fonction objectif c’est de minimiser la durée

totale d’exécution ( minimum du makespan ), ce probléme est noté par 1/prec(l;;), p;/Cmaz.
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Théoréme 2.10 (Caizia Jing et al. [5]) pour le probléme 1/prec(lij), pj/Cmax si

1. ll]:lzl,j:1,7n7
2.Vk #isp > 10,0 =1,....n,

alors le probléme précédent est équivalent au probléme flow shop sur deux machines sous

contraintes de précédences F'2/prec/Cmax avec

Pj1 = Pj, j = 17"'an7
lj St lj > 0,

Pje = )
0 sinon.

Preuve. La seule déférence entre les délais de retard dans 1/Prec(l;;),p;/Cmax et les
temps de traitement de la deuxiéme machine dans F2/prec/Cmaz est que les délais de

retard peuvent étre écoulés simultanément alors que les temps de traitements ne peuvent

pas. Cependant la condition Vk # i;p, > 17,4,j = 1,...,n. évite les chevauchements entre
les taches et la condition l;; = [;.4,7 = 1,...,n. assure I'unicité des temps de traitements
sur la deuxiéme machine. O

Finta et al. [13] montrent que le probléme 1/prec(l;; = 1),p; € NT/Cmax lorsque les
délais de retards sont unitaires et les temps de traitements sont entiéres est polynomial

et peut étre résolu en O(n?) en ordonnancant les taches selon 'ordre lexicographique.
Théoréme 2.11 (Caizia Jing et al. [5]) Pour le probléme F2/prec/Cmazx, si

1. Pj1 € NJr,

2. pj2 = 1 pour les taches j qui ont au moins un successeur et pj» = 0 pour les autres

taches.

Alors le probléme est polynomial et est résolu en O(n?) en ordonnangant les taches selon

I’ordre lexicographique.

Corollaire 2.12 Caizia Jing et al. [5] Le probléme F2/chains/Cmazx, si pjy € Nt et
Piot = L pouri=1,..n; 1l =1,..., L —1 et pioyy = 0 pour |l = L alors le probléme est

polynomial et est résolu en O(n?) par lalgorithme lexicographique .

Preuve. A partir du probléme F2/prec/Cmax, dans lequel pj; € NT et pjo = 1 pour

les taches j qui ont au moins un successeur et p;» = 0 pour les autres taches, on peut
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construire le probleme 1/prec(l;; = 1),p; € N*/Cmaz avec p; =pj; € N*, j=1,...,n.
et [; = pjo = 1; et comme ce dernier peut étre résolu en O(n?) d’apres Finta et al., alors

on a la démonstration du théoréme ci-dessus . O

Donc, si on pose L = 2, notre probléme est polynomial sous ces conditions.

Polynomiale
e

=

L 4
L

M, M;=1 My

N'l-

Théoréme 2.13 (Caizia Jing et al. [5]) Pour le probléme F2/chains/Cmazx. Si Vil ,m
et k # 1 pry > prom alors il existe une séquence optimale S des n tdches dont laquelle
la derniére tache a ordonnancer est la tache h qui satisfait Pho = minj<;<, {Pa} et les

autres tdches sont positionnées arbitrairement. En ordonnancant les tdches selon S on

obtient Crge = Z P+ pror-

1<i<n,1<I<L

Théoréme 2.14 (Caizia Jing et al. [5]) Pour le probléme F2/chains/Cmax. SiVl,m
et k # i pruy < piom alors il existe une séquence optimale S des n tdches dont laquelle
la derniére tache o ordonnancer est la tache h qui satisfait Pnijn = minj<;<, {Pa1} et les

autres tdches sont positionnées arbitrairement. En ordonnancant les tdches selon S on

obtient Crgr = Z Piol + Phi1.

1<i<n,1<I<L



Chapitre 3

Méthodes de résolutions

Dans ce chapitre, nous proposons quelques méthodes de résolution du probléme d’or-
donancement F'2/recr(1)/Cha,. Nous commengons par une modélisation du probléme en
programme linéaire en variables réelles et bivalentes. Nous proposons également des bornes

inférieures et des sous problémes polynomiaux avec des algorithmes pour les résoudre.

3.1 Modélisation mathématique

Soient les variables binaires a5, (3;; définies par :

1Sisz“<8i/‘/
Qijep = ST =1, ng = 1,2 avee (i £ ) ou (i = i et j # ).
0 sinon .

) 1sisy < sap Vi il —
By = 1,7 =1,...,n.
0 sinon .

Et soit la variabble y qui correspond a la date de fin de traitement de toutes les taches.

- Pour tout couple de taches (7;,7;) nous avons :

-/

it + oy =1 4,0 =1,...,n4,j'=1,2. avec (i #i')ou (i =1 et j#j').

B+ Bu=1 i, j=1,....n i#].
Le traitement d’une tdche ne commence que si le traitement de la tache qui la précede
s’acheve :
o

S1i5 + prij — s1ryr < AL —ayjiry) 4,7 =1,...,n.4,5' =1,2. avec (i #i') ou (i =7 et

J# 73
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Sty + Prrjr — St < Ay b7 = 1,...,n.4,7 = 1,2. avec (1 # i) ou (i = ¢ et
J# )

821+p2i_52j§A(1_ﬁij) i,j=1,....,n 1#7].

82j+p2j—827;§14ﬁij hL,j=1,....n 1#j.

Le traitement d’une tache ne peut commencer sur la deuxieme machine que si le traite-
ment de sa premiére opération sur la premiére machine est achevé

S11+ P < Sei- 1=1,...,m.

Le traitement de la deuxiéme opération d’'une tache ne peut commencer sur la premiére

machine que si son traitement sur la deuxieme machine est achevé

52i+p21'<31i2- Zzl,,n

La date de fin de traitement de la deuxiéme opération d’une téche sur la premiere

machine est inférieur au makespan.
Stig t P2 <y. 1=1,...,n
Les contraintes de positivité et de binarité

)
agiy €40,1}  i,4' =1,...,n.j,7 =1,2.avec (i # 1) ou (i =1i'etj # j').

s1i1 > 0 i=1,...,n
811‘220 ’é:17...,n
\821'20 izl,...,n

La fonction objectif
Crnaz = min(y).

Le nombre de variables et le nombre de contraintes d’un modéle mathématique linéaires
sont deux indices par lesquels on peut mesurer la dimension et D'efficacité de la modé-
lisation donnée. Le nombre de variables du modeéle est donné par (5n?) et le nombres
de contraintes est égale a (15n2 + 2n). Le but de I'expérience est d’avoir une idée sur
la capacité de la résolution du probléme avec le modéle. Le jugement final sur la pos-
sibilité d’application de ce modéle dépend du logiciel et des équipements informatiques

disponibles.

A titre d’exemple : si le nombre de taches est égale a 10. Le nombre de variables est
égale a 500 et le nombre de contraintes est égales a 1520. Nous remarquons que pour cet

exemple de petite taille, le nombre de variables et de contraintes est trés important.
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Le modéle final

[ min(y)
-/

Qijirgr + i =1 4,0 =1,...,nj,j =1,2. avec (i # i )ou(i =i'etj # j').
By+Bu=1 ij=1,....n i#j
v
S1irjr + prirgr — S1ij < Aoy 1,0 =1,...,n.5,j' =1,2. avec (i #1i') ou (i = 'etj # j').
Soi tp2i — 52 SA(L—By) 4. j=1,....,n i#]
Soj +poj — s S Afy; 4, j=1,....n 1#].
S11 +prin < 825 1 =1,...,n.
Soi + P2 < S149. t=1,...,n.
S1i2+prie <y. 1=1,...,n.
iy € {01} i, =1,...,nj,j' = 1,2.avec (i £ ) ou (i = i'etj # j').
B,€{0,1} i j=1,....n i#].

812‘120 1::1,...,’/1
81i220 7;:1,...,7’1,
SQZ'ZO izl,...,n

\

Les modéles linéaires en variables entiéres et bivalentes peuvent étre résolus par des

solveurs efficaces tels que LINGO, CPLEX, etc.

3.2 Bornes inférieures

n

Remarque 3.1 LBl = Z(pm + p1i2) est une borne inferieure.
i=1

Preuve. Chaque tache est exécutée deux fois sur la premiére machine, donc le temps de
n

traitement de ’ensemble des taches sur la premiére machine est égale a Z(pm + p1i2),
i=1
d’ou LB1 est une borne inférieure. O

Remarque 3.2 LB2 =min;_;__, {p1a} + sz? +min;—y__, {p1i2} est une borne infe-
i=1
TIEure.

Preuve. Chaque tache est exécutée une seule fois sur la deuxiéme machine, donc le temps
n n

de traitement sur la 2éme machine est égale a E Di2, d’oll E Pio est une borne inferieure,
i=1 i=1
et comme une tache ne peut pas étre traitée sur la 2éme machine que si elle est déja traitée

S1i5 + Prij — Sty < AL —uoy) 4,7 =1,...,n.4,j' =1,2. avec (i #1i') ou (i = ety # j').
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sur la lere machine; et elle doit étre traitée sur la ler machine une second fois donc on
¢élargit la borne inferieure en ajoutant les temps d’attentes. Finalement, LB2 est une borne

inférieure (voir la figure ci-dessous).

Machines

M1 Tl Ti Tn

M2| =T | T1 Tn .

f/ | | l Temps
|
Min {Pi1} 3 P2 Min {Pzi}

4

Remarque 3.3 LB3 = Max {nggnson(le%pération) + min;—y__, {Pm}} est une borne

inferieure.

U Cglzgnson(le%pération) est la valeur du C),,, donnée par ’algorithme de Johnson appli-

qué sur les premiéres opérations de la premiére machine et les opérations de la deuxiéme
machine.

(Johnson(2" opération) . 1, valour du Cnax donnée par I’algorithme de Johnson appliqué

sur les opérations de la deuxieme machine et les deuxiémes opérations de la premiere

machin en considérant M2 comme la premiére machine. .

Remarque 3.4 LB4 = Max {Cgf;l;nson@em%péraﬁon) + min;—y__, {Pm}} est une borne

90

inferieure.

Preuves évidentes .

CJnhnsnn[f"‘ opération)

~E

Ml L Mg_ L Ml

O

CJDhnsnn[l"npéra[innj

max




20

Remarque 3.5 LB5 = Max(LB1,LB2,LB3, LB4) est une borne inferieure

3.3 Sous problémes polynomiaux

Corollaire 3.1 Les sous-problémes suivants sont résolus en temps polynomial :

pri1 | P2 | pi2i | Complexité de I'algorithme de résolution
1 | Nt | N* O(nlogn), ordre de Johnson
1 1 | NT O(n), ordre quelconque
P D P O(n), ordre quelconque
Nt 1 1 O(n), ordre quelconque
Nt | Nt | 1 O(nlogn), ordre de Johnson
1 |NT| 1 O(n), ordre quelconque
Nt | 1 | Nt O(nlogn), ordre de Johnson

Preuve. D’aprs larticle de M. Y. Wang, et al.[28] si une machine domine les autres
en terme de durées de traitements, c.-a-d., une des conditions suivantes est vérifiée :
min{a;} > max{b;}, min{c;} > max{b;}, min{b;} > max{a;}, min{b;} > max{c;}.alors
le probléme est polynomial, d’otl on peut déduire que les cas particuliers ci dessus sont

aussi polynomiaux. O

3.4 Heuristiques

L’heuristique H1 présente le squelette d'une méthode de descente simple. A partir d’une
solution initiale =, on choisit une solution z( dans le voisinage N (x) de x. Si cette solution
est meilleure que x, (f(xg) < f(x)) alors on accepte cette solution comme nouvelle solution
et on recommence le processus jusqu’ a ce qu’il n’y ait plus aucune solution améliorante

dans le voisinage de .
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Heuristique H1 Simple descent

1 : initialisation : trouver une solution initiale x

2 : répéter

3 : recherche voisinage : trouver une solution xy € N(x)
4:8Si f(zg) < f(z) alors

D:xp==x

6 : FinSi

7:jusqua f(y) > f(x),Vy € N(x).

Cette méthode se base sur une amélioration progressive de la solution et donc reste
bloquée dans un minimum local des qu’elle le rencontre. Il existe de maniére évidente
une absence de diversification. L’équilibre souhaité entre intensification et diversification
n’existe donc pas. Un moyen trés simple de diversifier la recherche peut consister a ré-
exécuter cet algorithme en prenant un autre point de départ. Comme ’exécution de cette
méthode est souvent trés rapide, on peut alors inclure cette répétition au sein d’une
boucle générale. On obtient alors un algorithme de type Multi-start descent décrit par

I’heuristique H2.

Heuristique H2 Multi-start descent

1 : initialisation : trouver une solution initiale z, k = 1, f(B) = 4o0.
2 : répéter

3 : point de départ : choisir une premiére solution xy au hasard

4 : x =(résultats d'une Simple Descente).

5:8i f(x) < f(B) alors

6: B==zx
7 . finsi
:k=k+1

9 : jusqu’a satisfaire un critére d’arrét.
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Heuristique H3 Johnson etendue

1. Ordonnancer les premiéres opérations de I’ensemble des taches sur les deux premiéres

machines (M1, M2) selon la régle de Johnson.

2. Ordonnancer les deuxiémes opérations de I’ensemble des taches dans le méme ordre

que 1 sur la premiére machine M1.

L’algorithme de la borne inférieur modifié (Modified lower bound-based al-

gorithm (MLBB))

Ces deux derniéres heuristiques sont présentées dont larticle de Caixia Jing et Al.[6]
dans leurs articles ils considérent le probléme d’ordonnancement sur deux machines avec

recirculation tel que chaque tache se traite selon le process de fabrication suivant :

(M My, My My, ..., My Ms) chaque tache peut étre décomposée en L sous téaches telle que
chaque sous tache T;; ¢ = 1..n , j = 1..L se traite sur les deux machines (M, M) donc on
a L sous taches avec contraintes de précédence qui signifié que le traitement de (I + 1)%*™e
sous tache sur la premiére machine M; ne peut pas commencer avant que le traitement

de la "™ sous tache sur la deuxiéme machine M, ne s’achéve

Dans cet algorithme les sous taches sont ordonnancées une par une selon la borne infe-
rieure. Notons ¢ et U 'ordonnancement partiale courant et ’ensemble de tous les sous
taches non encore ordonnancées respectivement. les sous taches disponibles sont touts les
[#*me sous taches non encore ordonnancées sachant que les (I — 1)%™¢ sous téaches sont
ordonnancées | = 1,2, ..., L . Soit A I'ensemble de toutes les sous taches disponibles. Evi-

demment A est un sous ensemble de U. A chaque itération de 1’algorithme on choisit une

sous tache k£ de A qui vérifiée le minimum de la borne inferieure suivante :

B(ok) = max { C1(ok) + C' max(U — {k}),Ca(ok) + > paz
acU—{k}

Heuristique H4

0 : Pensemble 0 = @, Cy(0) = Cy(0) = 0, soit U I'ensemble de toutes les sous taches et

A Pensemble de toutes les sous taches disponibles en premiére étape .

1:s1 U = @ Terminer, Sinon pour toute sous tache k € A, calculer la borne inférieure

B(ok).

2 : sélectionner une sous tache £* de A minimum des bornes inférieures.
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3: 0 « ok*, supprimer k* de U et A, et ajouter k*'s le successeur immédiat de A calculer
C1 = max {Cy(0), C,(k*)} + pjy
C2 = max {C1(0),C2(0)} + pis

avec C,(k*) le temps de fin de traitement de k*'s qui est le prédécesseurs immeédiat de

la 2éme machine. Aller a 1.

Si on pose L = 2 et les temps de traitements de la deuxiéme machine égale a zéro pour

[ = 2, on aura exactement notre probléme.

L’algorithme des temps morts pondérés (Weighted idle time-based algorithm
(WITB))

Heuristique H5

0 : I'ensemble 0 = @, C}(0) = Cy(0) = 0, calculer les facteurs de la 1°" machine et de la

2ime machine :

nL nL
E Pi1 E Di2
=1 1 wy = max { =—
nL ’ ’ 2= nL

Z Di2 Z Di1

i=1 =1

Wy, = mazx , 1

Soit U Pensemble de toutes les sous taches et A I'ensemble de toutes les sous taches

disponibles en premiére étape .

1:si U = @, Terminer, Sinon pour toute sous tache k € A, calculer la somme des temps

morts

I(ck) = w (Ci(ck) — C1(0) — pr1) + wa(Co(ck) — Co(0) — pra)-

2 : sélectionner une sous tache £* de A minimum des temps morts.

3: 0 « ok* supprimer k* de U et A, et ajouter k*'s le successeur immédiat de A calculer
C1 = max {Ci(0),Cp,(k*)} + p}y

C2 = max {C1(0),C2(0)} + pis

avec Cp(k*) temps de fin de traitement de k*'s le prédécesseurs immédiat de la 2éme

machine. Aller a 1.
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Si on pose L = 2 et les temps de traitements de la deuxiéme machine égale a zéro pour

[ = 2, on aura exactement notre probléme .

3.5 Meétaheuristique

Algorithme génétique

les premiers travaux sur les algorithmes génétiques remontent aux années 60.11 s’agissait,
a I’époque, de recherches menées par les biologistes pour simuler les mécanismes naturels.
Il faut en fait attendre la fin des années 60 pour que Holland propose une véritable
formalisation de ’application de la théorie de I’évolution au domaine de I’Optimisation.
Cette métaheuristique a rapidement suscité un grand intérét en Intelligence Artificielle et
en Recherche Opérationnelle, en partie en raison de la trés forte analogie avec les principes

d’évolution des espeéces.

La reproduction sexuée met en jeu deux mécanismes fondamentaux : le premier est
le croisement génétique. Il implique la combinaison du patrimoine génétique des deux
parents pour former le patrimoine de l'enfant. Il permet ainsi de former des individus
distincts, bien que possédant des traits propres a chaque parent. Le second mécanisme est
la mutation. Elle intervient durant la phase de croisement et se traduit par la modification
spontanée de quelques génes. Ces deux mécanismes sont complémentaires : le croisement
est le support naturel de la reproduction. Il assure a ce titre la pérennité démographique de
I’espéce. La mutation permet I’évolution globale de I’espéce en introduisant de nouvelles
caractéristiques d’une génération & ’autre. Si ’on suppose que I'environnement n’est pas
fermé, nous pouvons ajouter un troisiéme mécanisme, I'immigration, destiné a simuler

I’arrivée d’individus étrangé au sein de la population.
- Génération de la population initiale

La population initiale est obtenue par les résultats des heuristiques H1, H3,..., H5 et
les meilleurs solutions de I'heuristique H2, la taille de la population varie selon le nombre

de téches, et la taille maximal de la population est égale a 100.
- Codage des donnés

Dans la littérature diverses méthodes de codage sont utilisées pour coder les problémes
d’ordonnancements, le codage basé sur les taches (job-based encoding method), le codage

basé sur les machines (machine-based encoding method) et la méthode de codage basée



95

sur les opérations (operation-based encoding method), cette derniére méthode est souvent
la plus employée pour les problémes de flow shop. Cette étude adopte la méthode de
codage basée sur les opérations. L’exemple ci-dessous donne la fagon de coder trois taches
T = {T1,T5,T3} en utilisons la méthode de codage basée sur les opérations telle que
chaque nombre ¢ du vecteur représente une opération de la tache T; et comme chaque
tache se traite sur M; puis sur M, et elle se traite une deuxiéme fois sur M; donc chaque

nombre ¢ apparait trois fois dans le vecteur voir figure ci-dessous :

11223112373

Ordonnancement de trois taches selon le codage basé sur les opérations.

- Le croisement (crossover) combine la moitié des chromosomes des deux parents
pour générer le chromosome de I'individu fils. Dans le mécanisme naturel de reproduction,
le reste du patrimoine génétique des parents est perdu. Dans le monde des algorithmes
génétiques, il est récupéré pour former un second descendant. Ainsi, le crossover est un
opérateur produisant deux nouveaux individus a partir des deux individus parents. Tra-
ditionnellement, le crossover ne posséde qu'un point de coupe, dont I’emplacement est
déterminé de maniére aléatoire. On peut néanmoins étendre le principe en utilisant deux
points de coupe (figure ci-dessous) et méme autant de points de coupe que d’alléles dans
le cas du crossover uniforme. Dans notre algorithme génétique on a choisit le croisement
avec deux point de coupe avec une probabilité de 0.8. Donc pour avoir par exemple le

Filsl on suit les étapes suivantes :

- On choisit deux positions aléatoires sur le premier parent et on reproduit le premier

parent sur le premier fils entre ces deux positions.

- On parcoure ensuite le premier parent entre les deux positions de gauche a droite

et on coche les casses correspondantes dans le deuxiéme parent.

- Enfin on lit dans le parent 2 de gauche & droite les casses non coché et on remplit

les casses vides du premier fils. Voir figure ci-dessous :
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. v
Parets [ 1 | 2 | 3 | & | s | ¢ | 7 |
Fils 1 [ > 2 [ 21 ¢« s 1] ¢ |
Fils 2 [ 3 [ ¢ | s 2 11 ¢ ] 7]
Paret2 [ 7 | & | s | 2z | 1] € [ 2 |

Crossover deux points de coupe

- La mutation produit un individu fils en altérant quelques alléles de I'individu peére.
Bien entendu, I'importance de la mutation est directement liée & la quantité d’alléles
touchés. A Dorigine, la mutation était purement stochastique, les loci étaient déterminés
aléatoirement. A I'heure actuelle, on s’oriente de plus en plus vers des formes plus évoluées
de mutations, mettant souvent en ceuvre des heuristiques d’oui 'opérateur de mutation

utilisé dans notre cas est 'heuristique H1 (recherche locale) avec une probabilité de 0.1.
- Critére d’arrét

L’algorithme génétique continu a s’exécuter jusqu’a ce qu’un critére d’arrét est satisfit.

Notre algorithme s’arréte aprés un nombre fixe de générations.

Le schéma d’un algorithme génétique est présenté dans la figure ci-dessous.



Schéma classique des algorithmes génétiques

(0) Phase d'initialisation
générer la population initiale Po

(1) Phase d'évolution de la population
Répéter
PP
choisir les solutions a recombiner
effectuer les recombinaisons

insérer les solutions résultantes dans P

choisir les solutions & faire muter
effectuer les mutations

insérer les solutions résultantes dans P

appliquer la sélection P —» P!
tant que critére d'arrét non satisfait.

retourner la solution record

Nouvelle Population Population
Crossover
S P @
L Mutation
Sélection
Autre GA opérateur
A

Evolution

Exemple
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Dans I’exemple qui suit, on applique les 5 heuristiques précédentes & I’exemple de Inna G.

Drobouchevitch et al.[17]. Si on prend M = 100, on voit que Cyaz(Sy) = 4M + 1 = 401.

Les temps de traitement sont données dans le tableau suivant :
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T1 | T2 |T3 | T4
M1 |1 2 3 100
(Exemple)
M2 1 100 | 6 100 | 100
M1 98 |1 4 99
Machines
106 206 306
Mi | T3 T4 72| 11] T3 | u  |nl/ T1
M2 T3 T4 | 2 | T1 R
3 103 105 203 209 305 309 407 Temps
Application de I'heuristique H1
Machines
M
3 103 106 204 303 312
M1 | T2 [T1] T4 | 13 |7 T1 T4 [T 13 ] 12]
M2 T2 | T1 T4 T3
2 108 111 208 308 313 Temps
Application de I’heuristique H2
Machines
A
1 3 6 106 204 205 211
M1 [TifT2] T3] T4 | T1 mal/) 13 | === T4
M2 T1 12 | T3 T4 .
101 107 207 307 106 ~ Temps

Application de I'heuristique H3 et H5




M1
Mz

Machines

106 107

307

T2

T3 |

B

T4

T1

T2

T

T4 rofr] /|
3

T4

T1

i

105

108 111

208

308

406

- Temps

On remarque que pour cet exemple, I’heuristique H2 donne la meilleure solution. Cette
derniére permet d’exploiter des zones du domaine des solutions réalisables non visités

par les autres heuristiques, d’ou l'utilité de l'utiliser comme une des solutions pour la

Application de I'heuristique H4

géneration de la population initiale.




Chapitre 4

Expérimentations et interprétation

des résultats

4.1 Introduction

Dans ce chapitre, on commence par tester notre modéle mathématique, ce dernier est
résolu par le solveur LINGOS8 qui utilise la méthode branch and bound pour la résolution
du programme mathématique. On a effectué aussi des tests sur les cinq heuristiques et la
métaheuristique afin d’étudier leur performance. Pour la programmation, notre choix s’est
porté sur " Microsoft visual C# " un langage récent. Il a été disponible en versions beta
successives depuis 'année 2000 avant d’étre officiellement disponible en février 2002 en
méme temps que la plate-forme. NET 1.0 de Microsoft & laquelle il est lié. Vu son impor-
tance, " Microsoft visual C# " est considéré comme un environnement de programmation
puissant qui offre la possibilité de manipuler des applications de différents domaines. Les

tests sont effectués sur un Intel Corp 2 Duo 2 GHz et 3 Go de RAM.

4.2 Test du modéle

Le déroulement de notre programme est comme suit

1. Générer le modele a I’aide d’une application programmeée sous " Microsoft Visual C#

", cette étape permet de créer un fichier texte nommer Model qui contient le modeéle

mathématique de notre probléme.

2. Télécharger les données en cliquant sur le bouton télécharger modele de ’application

60
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programmeée sous Delphi7, ceci permit de copier le modéle dans un composant Richeditl.

3. Cliquer sur le bouton résoudre pour faire la liaison entre le modéle mathématique

généré et le solveur LINGO, la solution est affichée sur le Richedit2 .Voir figure ci-dessous.

ﬁ Solveur =[] 2
Le modéle mathématique La solution du probléme
SET ECHOIM 1 - [labal aptiral salution faund. i
MODEL ; [ Objective valus: 29.00000 [
A1112=1; Extended solver steps: E
A1211=0; Total zolver terations; 52
@hin(B11);
ANT21+A2111=1;
AN 22487211=1; Yariable Yalue  Reduced Cost
| B122+02112=1; A1112 1000000 0.000000
A1222682212=1; 12110000000 0.000000
B12+821=1; B 0.000000 0.000000 |E
@hin[41121); = A121 1000000 100000.0
Ehin[41122); AZ111 0000000 01.000000
@hin[41221); A1122  1.000000 0.000000
{@bhin41222); 42211 0.000000 0.000000
(@hin(B12); A1221 0000000 -100000.0
@hin(B21); A2112 1.000000 0.000000 [
AZ122-1; A1222 1000000 1000000 Télchargernocke |
| A22=0; AZA2 0000000 01.000000 - —
A2111+41121=1; B12  1.000000 0.000000 l Résoudre |
A212e81221=1; B2 0.000000 0.000000 —
A2211+41122=1; A2122 1000000 0.000000 | Effacer |
A2 2441222=1; AZ221 0000000 0.000000
B21+812=1; B22 0000000 (1000000
@hin[A2111); 5111 0.000000 1.000000
@hin[A2112); 5121 10.00000 0.000000
@bin[42211); 5112 18.00000 0.000000
(@hin[A2212); 5122 26.00000 0.000000
@hin(B21); 521 1000000 01.000000
@hin(B12); 522 1800000 0.000000
{@hin(B22); Y 2300000 01.000000
ST1+10-5121+100000:411214=100000;
5121+8-5111-1000007871 121 =00; Row  Slack or Suwpluz  Dual Price

5112+8-5121+100000741221<=100000;

512148-5112100000781 2214=00;

5111+10:5122+100000781122¢=100000;

5122+3-5111-100000F411 22¢=00;

511248-51224100000741 222¢=100000;

5122+3-5112100000°41222¢=00: 5

(.000000 0.000000
0.000000 0.000000
0.000000 0.000000
0.000000 0.000000
0.000000 0.000000
0.000000 0.000000

O LT g L e —

Nous constatons que la durée d’exécution augmente d’une manieére exponentielle en

augmentant le nombre de taches "n” comme le montre le tableau suivant :

Nombres de taches | durée d’exécution

0 seconde

1 secondes

5 secondes

6 h 6 minutes 58 secondes

2
3
4
5 5 minutes b8 secondes
6
7

> 24 heures
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4.3 Généation des données

Les paramétres du probléme sont :
— les temps de traitement sur les deux machines pq;1, p1i2 €t po; .

Ces paramétres sont générés aléatoirement suivant une loi uniforme. Plusieurs instances
sont également générées et pour chaque instance le nombre de taches n prend ses valeurs

dans I’ensemble {10, 20, 50, 100, 500}.

4.4 Déroulement des tests

On refait les mémes testes donnés dans 'article de M. Y. Wang, et al.[ 3], la premiére
étape consiste a fixer le nombre de taches n. On génére, plusieurs instances du méme
probléme (200 instances pour chaque cas), selon la loi uniforme et a chaque cas on calcule
le pourcentage ou la solution trouvée par ’heuristique H est meilleure par rapport aux
autres, on compare aussi nos heuristiques au heuristiques de M. Y. Wang. Si la borne
inferieure est atteinte par une de ces heuristiques on arréte sinon on lance ’algorithme
génétique afin d’améliorer d’avantage la solution si c’est possible et on comapre la valeur
donné par ce dernier avec les autre heuristiques, on calcule aussi le pourcentage ou la
valeur du Cmax est égale a la borne inférieure ainsi que la durée d’exécution moyenne de

chaque heuristique (en milliseconde).
Nous définissons donc les paramétres a calculer :

— pCmaz : le pourcentage pour lequel 'heuristique H fournit une solution meilleurs que

les autres heuristiques.

— opt : le pourcentage pour lequel la solution obtenue par I'heuristique H coincide avec

la borne inférieure ” LB”.
— Rapmoyenl : moyenne des rapports de performance .
— Rapmax : le maximum des rapports de performance.

— Durée — moy : la durée moyenne d’exécution.



4.5 Tests selon la loi uniforme
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Nous supposons que les durées opératoires des taches sur les deux machines suivent une

loi uniforme les résultats obtenus sont représentés dans le tableau suivant :

Experimentation 1 p;;; € [10, 150], ps; € [20,200], p1;2 € [10,100].

H1 H2 H3 H4 Hb5 AG
n =10 Pcmax | 11% 53.5% 71.5% 32% 17% 100%
Opt 10% 52.5% 69% 23.5% 9% 81.5%
Durée — Moy | 11 16 7 12 11 79
Rap — Moy 1,1695 1,029321 | 1,016657 | 1,027752 | 1,058138 | 1,003812
Rap — Max 1,607752 | 1,218876 | 1,191555 | 1,153917 | 1,221053 | 1,051338
n =20 Pcmazr | 8% 46% 85% 21.5% 14% 100%
Opt 8% 46% 84% 18.5% ™% 87.5%
Durée — Moy | 12 25 8 19 11 121
Rap — Moy 1,151718 | 1,02672 | 1,00663 | 1,021471 | 1,033594 | 1,002217
Rap — Max 1,495671 | 1,159726 | 1,098479 | 1,173099 | 1,112015 | 1,041277
n =30 Pcmazx | 2% 34% 92.5% 26.5% 8% 100%
Opt 2% 33% 92% 22.5% 4.5% 93%
Durée — Moy | 15 44 8 39 18 166
Rap — Moy 1,139024 | 1,027538 | 1,002633 | 1,012571 | 1,024631 | 1,000484
Rap — Max 1,388533 | 1,185216 | 1,083916 | 1,143709 | 1,06872 | 1,017519
n=>50 Pecmazx | 3% 16.5% 96.5% 14% 3% 100%
Opt 2,5% 16.5% 96.5% 12.5% 2.5% 97%
Durée — Moy | 20 146 9 139 27 462
Rap — Moy 1,114263 | 1,033458 | 1,001258 | 1,010055 | 1,018209 | 1,000373
Rap — Max 1,323375 | 1,150498 | 1,050196 | 1,09657 | 1,044015 | 1,024802
n =100 Pcmaz | 0% 33% 99% 15% 0% 100%
Opt 0% 33% 99% 15% 0% 99.5%
Durée — Moy | 31 502 11 297 147 1435
Rap — Moy 1,099179 | 1,014629 | 1,000279 | 1,004877 | 1,01088 | 1,000007
Rap — Max 1,296464 | 1,097709 | 1,047161 | 1,061075 | 1,028283 | 1,001605




Experimentation 2 py;; € [10,100], py; € [20,200], p1s2 € [10,100] .
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H1 H?2 H3 H4 Hb5 GA
n =20 Pcmax 0.5% 18% 32% 28.5% 31% 100%
Opt 0.5% 15.5% 28% ™% 13% 42%
Durée — Moy | 13 24 9 20 12 121
Rap— Moy | 1,204154 | 1,052676 | 1,045991 | 1,032447 | 1,026312 | 1,009058
Rap — Max 1,552391 | 1,153587 | 1,205389 | 1,171254 | 1,096222 | 1,046882
n =50 Pcmax 0% 1% 18% 22% 46, 5% 100%
Opt 0% 1% 16% 3, 5% 11% 28%
Durée — Moy | 19 165 10 139 27 462
Rap — Moy 1,187189 | 1,101357 | 1,040162 | 1,022211 | 1,011972 | 1,006239
Rap — Mazx 1,372923 | 1,166465 | 1,120914 | 1,107085 | 1,044295 | 1,033056
n =200 Pcmax | 0% 0% 12% 7.5% 63% 100%
Opt 0% 0% 10.5% 0% 5% 17.5%
Durée — Moy | 53 4190 12 5979 1250 14 s
Rap — Moy 1,161264 | 1,092431 | 1,03866 | 1,017063 | 1,003182 | 1,00209
Rap — Max 1,271197 | 1,131589 | 1,076688 | 1,066234 | 1,013947 | 1,008112
n =500 Pcmax | 0% 0% 0.5% 16.5% 76.5% 100%
Opt 0% 0% 0.5% 2% 3.5% 6.5%
Durée — Moy | 259 26 s 18 2m 14 s | 1435 3m?2ls
Rap— Moy | 1,158346 | 1,115302 | 1,043151 | 1,016428 | 1,001387 | 1,0011
Rap — Max 1,210435 | 1,133984 | 1,076591 | 1,064585 | 1,005337 | 1,00375




Experimentation 3 p;;; € [10,100], ps; € [30,300], p1s2 € [0, 150].
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H1 H2 H3 H4 H5 AG
n =20 Pcmax 0% 4% 4.5% 31.5% 34.5% 100%
Opt 0% 1,5% 3% 4% 6, 5% 14,5%
Durée — Moy | 13 29 9 20 11 123
Rap — Moy 1,191068 | 1,052892 | 1,070302 | 1,032661 | 1,030295 | 1,013306
Rap — Max 1,4616 1,151387 | 1,191015 | 1,193511 | 1,125973 | 1,056576
n =50 Pcmazx 0% 0% 0% 31.5% 49% 100%
Opt 0% 0% 0% 0% 3% 4%
Durée — Moy | 20 146 10 140 26 469
Rap — Moy 1,149851 | 1,07224 1,061634 | 1,016821 | 1,013124 | 1,008292
Rap — Max | 1,31368 | 1,14823 | 1,140217 | 1,070762 | 1,054443 | 1,028771
n =200 Pcmax | 0% 0% 0% ™% 86.5% 100%
Opt 0% 0% 0% 0% 1% 2%
Durée — Moy | 53 4190 12 5979 1250 14 s
Rap — Moy 1,108823 | 1,053122 | 1,050648 | 1,015307 | 1,003232 | 1,002914
Rap — Max 1,201706 | 1,102219 | 1,087307 | 1,055521 | 1,011587 | 1,011587
n =500 Pcmaz | 0% 0% 0% 0% 98% 100%
Opt 0% 0% 0% 0% 1% 1%
Durée — Moy | 259 25 s 18 2m 20 s | 1435 3m19s
Rap — Moy 1,10133 | 1,0639 1,049314 | 1,017059 | 1,001313 | 1,001307
Rap — Max 1,162498 | 1,088324 | 1,06858 | 1,04257 | 1,004794 | 1,004794




Experimentationd py;; € [10,100], py; € [40,400], p12 € [10,150] .
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H1 H2 H3 H4 Hb5 AG
n =20 Pcmax 0% 3% 6.5% 33% 32% 100%
Opt 0% 0% 1.5% 6.5% 4.5% 15%
Durée — Moy | 14 35 7 19 11 125
Rap— Moy | 1,129558 | 1,031489 | 1,051317 | 1,020217 | 1,0223 | 1,008879
Rap — Max 1,327 1,089815 | 1,19552 1,082443 | 1,099163 | 1,041152
n =50 Pcmazx 0% 0.5% 0.5% 25% 41% 100%
Opt 0% 0% 0% 1% 2% 3.5%
Durée — Moy | 21 176 10 151 27 472
Rap — Moy 1,086456 | 1,030007 | 1,03697 | 1,012392 | 1,008874 | 1,004612
Rap — Mazx 1,28 1,076551 | 1,104629 | 1,109025 | 1,028518 | 1,020741
n =200 Pcmax | 0% 0% 0% 21% 1% 100%
Opt 0% 0% 0% 0.5% 1% 2%
Durée — Moy | 53 4199 12 5970 1269 14 s
Rap — Moy 1,055826 | 1,021027 | 1,029843 | 1,006501 | 1,00216 | 1,001582
Rap — Mazx | 1,112902 | 1,047801 | 1,053761 | 1,024702 | 1,009372 | 1,005066
n =500 Pcmaz | 0% 0% 0% ™% 87% 100%
Opt 0% 0% 0% 0% 0% 1%
Durée — Moy | 261 27 s 19 2m 24 s | 1438 3m?2ls
Rap — Moy 1,046494 | 1,023946 | 1,028073 | 1,005916 | 1,000898 | 1,000825
Rap — Max 1,078315 | 1,036756 | 1,042421 | 1,020293 | 1,003491 | 1,003491

A la page suivante quelques graphes qui représentent les valeurs obtenues par ’algorithme

Génétique et les valeurs de la borne inférieure
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Experiment 4 pour n=20 taches

Pour les différentes heuristiques, nous avons établi le rapport de performance moyen en
appliquant les heuristiques sur des instances construites aléatoirement selon une loi uni-

forme. Les résultats pour 'expérimentationl et 2 sont illustrés dans les graphes suivants :
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En ce qui concerne les déviations moyennes, voici quelques graphes obtenus :
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4.6 Conclusion

Apres la réalisation de plusieurs tests, nous avons constaté que pour I’expérimentationl le
nombre de fois ot on appelle 'algorithme génétique diminue en augmentant le nombre de
taches.Par contre, pour les expérimentations 2, 3 et 4 le nombre de fois ot on fait appel &
lalgorithme génétique augment en augmentant le nombre de taches (voir figure ci-dessous
), ce qui signifie que pour I'experimentation 1 les solutions obtenues par les heuristiques
est particulierement les solution de I'heuristique H3 coincides avec les bornes inférieures
et ce pourcentages augmente en augmentant le nombre de taches (on a opt=69 pour n=10
taches et opt=99 pour n=100 téaches), ce qui nous laisse dire que 'heuristique H3 est la
meilleure pour I'experimentationl mais ceci n’est pas vraie pour les experimentations 2,
3 et 4 car les solutions des heuristiques coincide rarement avec les bornes inferieures et ce
pourcentages diminue en augmentant le nombres de taches; par contre ’heuristique H5
est jugée la meilleure, puisqu’elle donne toujours les meilleures résultats par rapport aux
autres heuristiques. L’heuristique H1 est la plus mauvaise, ceci est attendu puisque son
principe est basé sur une amélioration progressive de la solution, et donc elle reste bloquée
dans un minimum local dés qu’elle le rencontre. Nous remarquons aussi que 1’algorithme
génétique a donné de treés bons résultats qui sont tres proches des solutions optimales
(voir les figures ci-dessus) mais il nécessite un effort de calcul considérable, ceci est du
aux solutions de départ notamment de I'heuristique H4 MLBB qui est en O(n3) d’aprés
[6] ; une des solutions pour remédier a ce probléme et de remplacer I'heuristique H4 (
MLBB) par 'heuristique H3 de M. Y. Wang, et al.[28] et remplacer aussi I’heuristique H1
(Recherche local) par I’heuristique de Inna G. Drobouchevitch et al.[17]; ceci permit de

gagner en complexité de l'algorithme génétique et en qualité de la solution trouvée .
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Conclusion générale

La recherche en ordonnancement a beaucoup approfondie les résultats ces derniéres an-
nées. Les contraintes prises en compte dans les travaux récents sont de plus en plus

complexes.

Dans ce mémoire nous avons présenté le probleme d’ordonnancement de taches non
préemptives, de type Flow shop avec recirculation de taches sur la premiére machine dont

le but est de minimiser le makespan. Ce probléme étant NP-difficile en général.

Nous avons modélisé ce probléme sous forme d’un programme linéaire en variables réelles

et bivalentes. Le nombre de variables et de contraintes du modele est polynomial.

Nous avons déduit quelques cas particuliers ou le probleme est polynomial, et étant
donné que notre probléme est en général NP-difficile, nous avons proposé cinq heuristiques
basées sur la régle de Johnson et sur la recherche aléatoire dans le voisinage des solutions,
On a proposé aussi un algorithme génétique, ce dernier s’adapte bien aux problémes
d’ordonnancement de type flow shop et il donne des solutions de bonne qualité et il sera
plus efficace si on remplace 'heuristique H4 ( MLBB) par I'heuristique H3 de M. Y.
Wang, et al.[28] et on remplace aussi I'heuristique H1 (Recherche local) par ’heuristique
de Inna G. Drobouchevitch et al.[17]. L’heuristique H2 fournit la plupart des solutions
de la population initiale de 'algorithme génétique, cette heuristique permet d’exploiter
des zones du domaine des solutions réalisables non visités par les autres heuristiques (voir
I’exemple d’application ci-dessus), d’ou 1'utilité de I'utiliser pour générer les individus de

la population initiale.

Des expérimentations numériques ont été effectuées en réalisant une application infor-
matique implémentée sous " Microsoft visual C# ". Les durées opératoires des taches sont

générées aléatoirement suivant une loi uniforme.
Les perspectives de ce travail sont multiples. Nous envisageons quelques unes :
— Développer d’autres métaheuristiques ou d’autres méthodes exactes.
— Analyser d’autres modeéles en considérant d’autres contraintes et d’autres critéres.

— Appliquer les méthodes développées sur un probléme industriel.
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