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- Je remercie aussi à Olivier Temam, le Président, et aux examinateurs Michel Habib et Alberto Dams.
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Je tiens à remercier aussi à l’équipe Staff pour son support.
Sebastian Guarino, Juan Pablo Hurcade et Gaston Pazo pour ses scripts.
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v



vi



Table des matières

1 Introduction 1

2 La topologie d’Internet 5
2.1 La topologie physique d’Internet . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 5

2.1.1 Quelques rappels . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 5
2.1.2 Comment obtenir la topologie d’Internet? . . . . . . . . . . . . . . 7
2.1.3 Les lois de puissance . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 10
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2.2.2 Le modèle de Waxman . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 15
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2.2.6 Le modèle hiérarchique “Transit-Stub” . . . . . . . . . . . . . . . . . 17
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2.2.10 Le modèle continu . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 21
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2.3.2 Validation du modèle . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 25
2.3.3 Conclusion . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 27

3 Communications multipoint 33
3.1 Quelques algorithmes multipoint connus . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 34

3.1.1 DVMRP . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 34
3.1.2 MOSPF . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 35
3.1.3 CBT . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 36
3.1.4 PIM-SM . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 37
3.1.5 YAM . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 38
3.1.6 QoSMIC . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 38

vii



3.1.7 MIP . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 39
3.1.8 BGMP . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 39
3.1.9 SM . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 40
3.1.10 Comparaison des protocoles . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 40
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2.2 Paramètres de graphes de différentes tailles . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 26

3.1 Propriétés des protocoles multipoint . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 41
3.2 Algorithme d’ordonnancement des appels SA sur le nœud v . . . . . . . . . . 45
3.3 Algorithme SMA pour le nœud v . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 47
3.4 Algorithme du protocole MPDR . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 58
3.5 Algorithme du protocole MCT . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 61
3.6 Nombre moyen de messages envoyés et nombre moyen de liens utilisés par MCT. 67
3.7 Nombre moyen de messages envoyés et nombre moyen de liens utilisés. . . . 68

4.1 Comparaison entre RSP et Glouton. . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 95
4.2 Moyenne sur un intervalle de temps long et sur un autre court . . . . . . . . 96
4.3 Les deux versions de QoSMIC comparées contre RSP . . . . . . . . . . . . . 96
4.4 Comparaison entre QoSMIC et MCT, et QoSMIC et RSP. . . . . . . . . . . 97
4.5 Comparaison de l’utilisation de la congestion probabiliste sans erreur H, et

avec erreur Herr . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . . 104
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xi



.

xii



1

Chapitre 1

Introduction

Le développement d’Internet permet aujourd’hui l’échange d’information à un rythme ja-
mais atteint jusqu’alors, et sur une échelle quasiment mondiale. Ce grand réseau public est
administré de manière décentralisée. Ses principaux éléments constitutifs sont d’une part le
matériel, et d’autre part les protocoles de transmission et de routage. La gamme de matériel
utilisé dans Internet est très vaste. Cela va des media de transmission (câbles ou fibre op-
tique) jusqu’aux ordinateurs et serveurs, en passant par les équipements de communications
(commutateurs et routeurs). Les protocoles de transmission et de routage s’occupent d’assu-
rer le transfert de l’information sans erreur des sources aux destinataires. Cette thèse étudie
certains aspects d’Internet en relation avec les protocoles de routage.

Le premier objectif d’un protocole de routage est de rendre possibles les communications.
Les premiers protocoles de routage pour Internet n’ont été dédiés qu’aux communications
point-à-point. L’évolution d’Internet engendre cependant de nouveaux besoins. Ainsi, l’ap-
parition d’applications temps réel (la transmission de la voix par exemple) a rendu nécessaire
l’amélioration des protocoles, c’est-à-dire principalement permettre d’assurer une qualité de
service suffisante. Or, offrir une bonne qualité de service devient de plus en plus difficile à
assurer du fait de la croissance permanente de la taille d’Internet. D’autre part, l’appari-
tion d’applications nécessitant un support pour les communications de groupe a nécessité de
revoir le concept même de communication point-à-point, pourtant central dans Internet.
Assurer une bonne qualité de service (QoS) pour une application multipoint est un des défis
d’Internet, qu’il convient de résoudre à relativement court terme.

Il est maintenant couramment admis que la réalisation de protocoles de routage plus efficaces
nécessite une bonne connaissance de la topologie du réseau dans lequel ils opèrent. Les
propriétés de la topologie sous-jacente peuvent en effet être capitales pour la mise en œuvre
d’un protocole de routage. Par exemple les protocoles qui se basent sur l’inondation du réseau
pour leur mise à jour ne peuvent que difficilement être très performants dans un réseau
ayant des cycles, car certains paquets peuvent être plusieurs fois dupliqués. La nécessité
d’appréhender la topologie du réseau afin de concevoir de meilleurs protocoles nous a poussé
à étudier les modèles de topologie pour Internet. Il existe de nombreux modèles d’Internet
proposés dans la littérature, comme par exemple le modèle de Waxman [Wax88], un peu
simpliste, mais prenant toutefois en compte la notion physique de distance géographique.
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D’autres modèles plus sophistiqués cherchent à coller aux principales propriétés observées
dans Internet, dont en particulier les fameuses lois de puissance mises en évidence par
M. Faloutsos, P. Faloutsos et C. Faloutsos [FFF99]. Une des premières contributions de
cette thèse consiste en l’étude des modèles pour Internet, et en la proposition d’un nouveau
modèle.

Outre la topologie, il est également important de prendre en compte la relation entre le trafic
et les applications. L’objectif consiste à trouver des protocoles de routage qui profitent des
capacités du réseau en utilisant non seulement le volume mais aussi la nature du trafic. De
nombreux travaux ont ainsi montré le caractère autosimilaire du trafic sur Internet, que
celui-ci soit engendré par les applications (par exemple le web) ou par les systèmes de contrôle
dans le réseau (par exemple TCP). Les propriétés d’autosimilarité indiquent une corrélation à
long terme du trafic. Il devrait être possible de profiter de cette caractéristique pour améliorer
les protocoles de routage. Plus spécifiquement, un nombre élevé de paquets perdus réduit la
performance des communications. Or Internet utilise la pile de protocoles TCP/IP dont le
niveau IP n’assure pas que tous les paquets envoyés arrivent à leur destination (la méthode
de contrôle de congestion pour les routeurs consiste à détruire un paquet quand il ne peut
être stocké dans un tampon). Dans cette thèse nous proposons un nouveau paramètre de
qualité de service, basé sur le caractère autosimilaire du trafic, pouvant servir à limiter les
pertes de paquets.

Les applications multipoint ont particulièrement attiré notre attention car c’est un exemple
de nouvelles applications où les ressources du réseau subissent le plus de contraintes. Les ap-
plications multipoint ont normalement besoin d’une qualité de service minimale raisonnable
pour s’exécuter. En principe on peut distinguer deux approches pour assurer cette QoS. La
qualité de service peut être fournie grâce à l’accroissement des ressources du réseau. De façon
complémentaire, la qualité de service peut être fournie grâce à une meilleure utilisation du
réseau. C’est dans ce second cadre que nous nous plaçons. Cette thèse propose deux contri-
butions à l’étude des applications multipoints : d’une part un protocole d’ordonnancement
de l’envoi des message dans un arbre multicast (pour améliorer la latence des protocoles exis-
tants), et d’autre part un nouveau protocole de construction d’arbre multicast, permettant
de trouver les routes optimisant une certaine QoS.

Organisation de la thèse

Le chapitre 2 est consacré à l’étude de la topologie d’Internet. Il commence par une des-
cription de l’organisation logique d’Internet, et se poursuit par un bref état de l’art des
différents modèles d’Internet proposés dans la littérature. Dans la troisième partie du cha-
pitre, nous présentons un nouveau modèle de la topologie d’Internet. Ce chapitre a pour
but de mettre en évidence les aspects les plus importants de la topologie d’Internet. Notre
nouveau modèle nous servira d’outil pour vérifier des comportements de protocoles de rou-
tage unicast et multicast discutés plus loin dans le document. Une des qualités principales
de notre modèle est d’engendrer des topologies très semblables à celles d’Internet, et ce
même pour des réseaux de petite taille.

Le chapitre 3 est consacré à l’étude des protocoles multipoint. Nous nous intéressons dans
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un premier temps aux techniques de construction d’arbres multipoint, au travers d’un bref
état de l’art. Nous proposons ensuite deux protocoles. Le premier a pour objet l’optimisation
de l’utilisation d’un arbre de multicast donné. Son utilisation ne dépend pas de la méthode
de construction de l’arbre. Ce protocole est appelé MSDA (pour “Multicast Scheduling Dis-
tributed Algorithm”). MSDA s’occupe de l’ordonnancement des envois des messages dans
un arbre. Étant donné un arbre de multicast quelconque, nous montrons que MSDA ordon-
nance les messages optimalement, c’est-à-dire permettant un délai de transmission source-
destinations minimum. Nous avons réalisé des expérimentations sur des topologies obtenues
avec notre générateur de topologie du chapitre 2 afin de mesurer le rapport entre le délai
moyen (celui que subira en moyenne un paquet diffusé dans l’arbre) et le délai minimum (ce-
lui que subira le même paquet lorsque les envois des messages sont ordonnés selon MSDA).
Le délai moyen est calculé comme la moyenne de tous les délais obtenus suivant tous les
ordonnancements possibles. Ces expérimentations nous ont permis d’identifier des cadres
d’applications possibles pour le protocole MSDA. Toujours dans le chapitre 3, nous pro-
posons un nouveau protocole de construction d’arbre de multicast. Ce protocole s’appelle
MCT (pour “Minimum Congestion Tree”). Il permet de construire des arbres optimaux selon
tout paramètre de qualité de service donné. Pour toute paire source-destination (s, u), MCT
explore tous les chemins de longueur au plus ρ · d(s, u) + r entre s et u où d(s, u) dénote
la distance (en nombre de sauts) entre s et u. Nous avons effectué des simulations sur la
topologie du réseau ARPANET (1995) en comparant MCT à d’autres protocoles multipoint
classiques. Ces expériences montrent que des améliorations significatives sont obtenues grâce
à MCT, même pour des petites valeurs de ρ et r, c’est-à-dire au prix d’un faible accroissement
du trafic de contrôle.

Le chapitre 4 est consacré à la présentation d’un modèle autosimilaire du trafic d’Internet, et
d’un nouveau paramètre de qualité de service : la congestion probabiliste. La congestion pro-
babiliste permet en particulier d’approximer efficacement le taux de pertes. Elle est adaptée
à une description à long terme du trafic, et peut être utilisée dans des protocoles de rou-
tage point-à-point ou multipoint. La valeur de la congestion probabiliste au temps t est une
estimation du trafic pour le tu temps suivant, permettant une meilleure gestion du trafic.
Nous avons montré comment mettre en œuvre cette gestion du trafic. Nous avons effectué
des simulations pour valider notre approche. Ces simulations ont été menées sur la topologie
du réseau UUNET et sur une topologie obtenue à partir de notre modèle d’Internet. Ces
simulations démontrent l’utilité de la congestion probabiliste pour les protocoles multipoint.
Spécifiquement, nous avons fait une campagne de simulations en utilisant le protocole mul-
tipoint QoSMIC développé par Faloutsos, Banerjea et Pankaj [FBP98]. L’utilisation de la
congestion probabiliste permet d’améliorer significativement QoSMIC.

Enfin, le chapitre 5 conclut le document, et présente quelques directions de recherche à court
et moyen termes.
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Chapitre 2

La topologie d’Internet

Comme cela a été signalé maintes fois (cf [BE90, ZGLA91, WE94]), la construction de pro-
tocoles de routage efficaces doit reposer sur la prise en compte du “champs d’opération”
de ces protocoles, c’est-à-dire du réseau, et en particulier de la topologie du réseau. Ce
dernier point est d’ailleurs valable aussi bien pour les protocoles de routage point-à-point
(unicast) que multipoint (multicast). Il est possible aujourd’hui d’étudier la topologie du
réseau Internet à différentes échelles, et chaque échelle a son importance selon le protocole
de routage considéré. Dans ce chapitre nous allons discuter de ces différentes échelles, et des
modèles correspondants. Ce chapitre est entièrement consacré à la topologie d’Internet, et
à sa modélisation. Dans un premier temps, nous présenterons une description des principales
caractéristiques d’Internet tel qu’il est aujourd’hui. Dans la section 2.1.2, nous détaillerons
les méthodes permettant l’obtention de données réelles relatives à Internet. Nous discute-
rons ensuite certaines propriétés du graphe d’Internet, notamment les lois de puissance, et
nous effectuerons un rapide état de l’art des générateurs de topologies pour Internet. Fi-
nalement nous décrirons la contribution principale de ce chapitre : un nouveau modèle pour
Internet.

2.1 La topologie physique d’Internet

Cette section décrit le développement d’Internet et son évolution. Nous rappelons tout
d’abord les concepts de base relatifs à ce réseau, et nous mettrons en évidence quelques pro-
priétés élémentaires satisfaites par sa topologie. Ceci nous permettra de mieux comprendre
les modèles proposés dans le chapitre suivant, et de juger de la pertinence de notre nouveau
modèle proposé au chapitre 2.3.

2.1.1 Quelques rappels

Internet est né dans les années 70, à la suite d’un projet de la DARPA (l’agence de défense
des États Unis). C’est désormais un réseau public dont l’administration est distribuée. C’est
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principalement le développement du protocole TCP/IP qui a permis l’existence d’Internet.
Ce protocole a pour charge, au niveau IP, de connecter des réseaux LANs (“Local Area
Networks”). Il offre au niveau transport deux types de communications : avec connexion
(TCP) ou sans connexion (UDP).

On peut voir Internet comme ayant deux niveaux : le niveau LAN d’une part, et le niveau
WAN (“Wide Area Networks”) qui relie tous les LANs d’autre part. Le protocole IP prévoit
un adressage pour chaque dispositif connecté à Internet, composé de deux parties : une
dédiée au numéro du réseau LAN, et l’autre au numéro de l’hôte dans le réseau LAN. De
cette manière, il est possible de faire facilement la distinction entre les messages qui sont
pour le réseau LAN local et ceux qui devront emprunter le réseau WAN pour atteindre un
autre LAN.

Dès son début, la taille d’Internet a crû de façon approximativement exponentielle. L’impact
de cette croissance sur sa gestion est considérable. Ainsi, les premières tables de routage ont
été faites manuellement, mais la croissance d’Internet a rapidement imposé un système
automatique. RIP [Hed88] (“Routing Information Protocol”) est un protocole dont le rôle
est de maintenir les tables de routage en utilisant l’algorithme de Bellman-Ford [FF62]
jusqu’à une distance de 15 sauts (le graphe qui représente le réseau a donc un diamètre
maximum de 15). Ce nombre de sauts est motivé par le temps de convergence de l’algorithme,
et par quelques problèmes d’instabilité dûs à certains changements pendant la phase de
construction des tables [Hed88]. OSPF [Moy97b] (“Open Shortest Path First”) est un autre
type de protocole de routage. Il utilise l’information de toute la topologie du réseau pour
construire les tables, en se basant sur l’algorithme de Dijkstra. Pour obtenir l’information
de la topologie, le protocole OSPF procède par inondation.

La limitation du nombre de sauts défini dans RIP implique une limitation dans la taille du
réseau pour lequel RIP peut être mis en œuvre. OSPF est également limité par sa méthode
d’inondation lors de la construction des tables de routage. Ces limitations ont impliqué la
mise en œuvre indispensable d’un autre niveau hiérarchique dans le routage : les systèmes
autonomes. Chaque système autonome est un domaine propre, possédant une administration
centralisée, en charge et responsable de son fonctionnement. On peut toutefois faire une dis-
tinction entre différents types de systèmes autonomes qui se distinguent par leurs fonctions
dans Internet(voir figure 2.1). Il existe ainsi des systèmes autonomes qui englobent une
entité, par exemple un campus universitaire, dont chaque membre peut souhaiter accéder au
réseau global. Il existe également des systèmes autonomes qui servent au réseau en intercon-
nectant plusieurs sous-systèmes autonomes, par exemple un fournisseur d’Internet pour les
grands clients. Un système autonome du premier type est appelé “Stub-Domain” parce qu’il
forme une feuille dans le graphe qui représente les connexions entre systèmes autonomes.
Un système autonome du deuxième type est appelé système autonome d’interconnexion ou
“Transit-Domain” à cause de sa fonction de relais. Bien sûr, comme toute classification, elle
peut être mise en défaut. Il y a ainsi des systèmes autonomes du premier type qui peuvent
aussi fournir une fonction d’interconnexion, et qui sont donc également appelés d’inter-
connexion. Il y a également des systèmes autonomes du premier type qui se connectent à
plusieurs systèmes autonomes d’interconnexion sans router les messages des autres systèmes
autonomes. Ils s’appellent systèmes autonomes multi-connectés ou “Multihomed-Domains”.
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Fig. 2.1: Systèmes autonomes dans Internet

Un système autonome est composé d’un réseau WAN, et éventuellement de plusieurs LANs. Il
est possible qu’il y ait des routeurs et des adresses dans le système autonome que ne soient pas
visibles de l’extérieur de ce système autonome. Il est même possible qu’il y ait des adresses
qui ne soient visibles que par certaines autres adresses. L’unique manière de connâıtre la
topologie entière d’un système autonome est donc d’en faire partie. L’ensemble des systèmes
autonomes forme Internet. Le protocole de routage entre les systèmes autonomes est BGP
(“Border Gateway Protocol”) [Rek95]. Ce protocole permet de faire le routage en respectant
des contrats entre systèmes autonomes, relatifs par exemple au trafic que tel ou tel système
autonome acceptera de faire transiter, ou aux routes que devront emprunter les paquets.
En effet chaque routeur habilité d’un système autonome reçoit les tables de routage des
autres systèmes autonomes, d’une manière telle qu’il pourra calculer ses tables de routage
en cherchant le plus court chemin vers chaque système autonome (en utilisant une version
de l’algorithme de Bellman-Ford [FF62]). Comme les routeurs ne gardent qu’un plus court
chemin vers chaque destination, si une exploration de la topologie se base uniquement sur le
routage selon les tables BGP, elle manquera peut être des liens, et parfois même des routeurs.

2.1.2 Comment obtenir la topologie d’Internet?

L’exploration de la topologie d’Internet est un problème capital parce que seule une connais-
sance suffisamment précise de cette topologie permet de juger de la pertinence des modèles
proposés. Nous décrivons rapidement dans cette section quelques méthodes qu’il est possible
d’utiliser pour explorer la topologie d’Internet. Remarquons tout d’abord qu’il y a princi-
palement deux graphes associés à Internet : le graphe des systèmes autonomes, et le graphe
des routeurs. Ce second graphe est très difficile à obtenir à cause de sa taille, tandis que le
graphe des systèmes autonomes est plus facile à obtenir, par l’intermédiaire des tables de
routage BGP.

On peut trouver dans l’article de M. Faloutsos, P. Faloutsos et C. Faloutsos [FFF99] un
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exemple du graphe des systèmes autonomes. La critique que l’on peut faire à l’étude de
ce graphe est qu’il ne représente qu’un sous-graphe du réseau physique, et qu’il ne montre
que les contrats entre les différents systèmes autonomes (du fait de la méthode utilisée pour
obtenir l’information de la topologie à partir des tables de routage de BGP). Cette dernière
critique est justifiée par le fait qu’il y a des liens qui existent mais qui ne sont pas visibles
dans le graphe à cause des contrats et de BGP. De plus, il y a parfois des liens qui ne sont
utilisés que pour connecter un petit groupe des systèmes autonomes, et ils ne sont pas utilisés
si le trafic vient d’un système autonome qui n’appartient pas à ce groupe. Il est difficile de
prendre connaissance de ces liens de l’extérieur.

Dans le cas du graphe des routeurs, la méthode la plus utilisée est fournie par le logiciel
traceroute de Van Jacobson sous UNIX. Ce logiciel envoie des paquets IP vers une des-
tination spécifiée. Tous les paquets IP ont un champ TTL (“Time To Live”) qui sert à
éliminer les paquets qui n’ont pas trouvé de route après un certain temps. Ce champ est
décrémenté chaque fois que le paquet passe par un routeur, et le paquet est détruit quand il
est à zéro. La destruction s’accompagne toutefois d’une notification à la source du paquet.
Cette notification est envoyée par le protocole ICMP (“Internet Control Message Protocol”)
d’echo-request qui fonctionne sur la couche IP et qui fournit l’adresse du nœud où TTL= 0.
Si une source envoie des paquets IP avec des champs TTL fixés à 1, 2, . . . , jusqu’à n vers une
destination v, on peut connâıtre les n nœuds qui appartiennent au chemin de la source à v.
Notons que traceroute envoie trois paquets IP pour chaque valeur du champ TTL, jusqu’à
la destination. Il y a donc trois possibilités de recevoir une réponse pour chaque nœud qui
appartient à la route. Pour bien profiter de l’information recueillie par traceroute il faut
connâıtre des adresses IP valides, c’est-à-dire des adresses actives dans le réseau. D’autre
part, traceroute ne permet de suivre que les chemins codés dans les tables de routage, ce
qui peut empêcher de suivre certains chemins qui ne sont pas les plus courts. Le principal
avantage de cette méthode est toutefois sa simplicité et sa robustesse. (Elle est robuste parce
qu’elle se sert du protocole ICMP qui est un standard pour Internet.)

Pansiot et Grad [PG98] ont étudié le graphe de routeurs, et ont construit un graphe obtenu
en effectuant une exploration à partir de 11 sources dispersées dans Internet. La méthode
d’exploration est principalement celle de traceroute, avec certaines optimisations, comme
par exemple initialiser TTL à une distance telle qu’en deça le graphe est déjà exploré. Une
autre optimisation utilisée consiste à diminuer le nombre de paquets envoyés à un nœud :
traceroute envoie trois paquets tandis que la version proposée par les auteurs n’envoie un
paquet que s’il n’y a pas de réponse. Il y a deux avantages de cette modification. Le premièr
est qu’elle ne charge pas les routeurs (elle envoie a priori un seul paquet). Le deuxième
est qu’elle assure de toujours recevoir une réponse des routeurs qui sont dans un chemin
où le nombre de paquets perdus est élevé. Par contre, Pansiot et Grad n’ont considéré
que les adresses IP ayant leur nom résolu par le DNS (“Domain Name Server”). Le DNS
s’occupe de faire la liaison entre noms et numéros IP. Donc, avec cette technique, la résolution
d’alias est basée sur l’information dont le DNS a connaissance. Or l’information que possède
le DNS peut être incomplète et ne pas permettre de résoudre tous les alias. La taille du
graphe obtenu est de 3.888 nœuds. Pansiot et Grad ont utilisé cette exploration pour étudier
les caractéristiques des arbres obtenus dans les applications multipoint. Le graphe obtenu
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dans [PG98] a été utilisé par Faloutsos et al. [FFF99] pour vérifier les lois de puissance que
ces derniers ont proposé.

Burch et Cheswick [BC99] ont mené des explorations avec traceroute à partir d’une seule
machine source. Pour sélectionner les destinations, ils se sont servis du DNS et des tables de
routage BGP. Ils ne résolvent pas les problèmes d’alias. Or un même routeur peut posséder
plusieurs numéros IP. Ainsi, le graphe obtenu peut avoir plus de nœuds qu’il n’y en a dans
le réseau original. Burch et Cheswick ont obtenu un graphe de 88.000 nœuds dans un délai
de 13 jours.

Govindan et Tangmunarunkit [GT00] ont examiné la possibilité de récupérer le graphe
d’Internet à partir d’une seule machine connectée à n’importe quelle partie d’Internet,
et sans utiliser aucune base de données préexistante (comme DNS ou les tables BGP). Ils
profitent du fait qu’il existe presque 8% de routeurs qui sont munis de la capacité de définir
une partie du chemin de routage à la source (“source routing”). Cette capacité permet d’en-
voyer un paquet IP d’un source à une destination en passant par des routeurs spécifiés dans
l’en-tête du paquet IP. Elle permet ainsi de suivre différents chemins en plus de ceux qui
sont les plus courts. En profitant de cette capacité, il est possible de découvrir plusieurs liens
qui peuvent rester cachés si on suit seulement les plus courts chemins. De plus, l’utilisation
de la spécification d’un partie du chemin permet de connâıtre tous les ports (ou interfaces)
des routeurs, et ainsi de résoudre les problèmes d’alias1. Govindan et Tangmunarunkit ont
montré qu’avec 5% de routeurs ayant la capacité “source routing” dans un graphe de 1.000
nœuds de degré maximum 5, il est possible de découvrir 90% du graphe. Ce résultat est
toutefois basé sur le modèle de Waxman [Wax88] (voir section 2.2.2). Une autre technique
utilisée pour découvrir des chemins alternatifs consiste à envoyer des paquets d’essai (tels
que ceux de traceroute) à des temps différents. Cette technique permet de découvrir des
routes alternatives et des liens de sécurité parfois peu utilisés. Govindan et Tangmunarunkit
ont développé le logiciel Mercator qui se sert d’une version modifiée de traceroute (couplée
à d’autres techniques). Ce logiciel prend approximativement trois semaines pour relever une
topologie d’Internet. Il n’obtient donc pas une photo de la topologie, mais une version de
la topologie d’Internet moyennée pendent la période de trois semaines. Le graphe obtenu
possède 200.000 liens.

La CAIDA (“Cooperative Association for Internet Data Analysis”) [wwwb] a mené un pro-
jet pour obtenir un plan d’Internet. Broido et Claffy [BkC01] ont donné les résultats de
l’analyse des données de la topologie d’Internet obtenues par CAIDA. L’obtention des
données de la topologie s’est faite avec une vingtaine de serveurs répartis dans Internet, et
qui envoient des paquets IP utilisant la technique de traceroute. Il en résulte un graphe de
655.000 nœuds. Broido et Claffy ont représenté des graphes orientés parce que la méthode de
traceroute ne donne que les adresses dans un sens. À partir de graphes orientés, Broido et
Claffy ont fait des analyses de connectivité, c’est-à-dire cherché l’ensemble des nœuds dans
une composante fortement connexe. Une des caractéristiques de ce travail est la mise en
évidence d’une composante connexe géante, qui est normalement appelée le noyau de réseau.
La principale critique que l’on peut faire à l’approche de Broido et Claffy est qu’ils partent

1. Les numéros IP sont assignés selon les sous-réseaux qu’un routeur interconnecte. Il n’y a donc a priori

aucune relation entre les numéros IP d’un même routeur, ce qui pose des problèmes pour résoudre les alias.
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d’un nombre de sources trop petit pour espérer obtenir le graphe entier. Ils ne se basent
en effet que sur les chemins suivis par les routeurs pour relever la topologie. Les résultats
peuvent donc être biaisés. C’est cependant la “carte” d’Internet la plus grande obtenue
jusqu’à présent.

Remarque Drineas, Frieze, Kannan, Vempala et Vinay [DFK+99] ont cherché une “échelle”
appropriée pour l’étude des réseaux. Les auteurs proposent ainsi une carte moins complète
que le graphe physique des routeurs, mais plus complète que le graphe des systèmes auto-
nomes. La construction du graphe des routeurs est obtenue en regroupant les adresses qui
appartiennent au même sous-réseau. Cela permet d’enlever des parties de réseau qui appar-
tiennent à un même réseau physique (normalement un même lieu physique) mais qui n’ap-
portent aucune information sur la topologie d’un point de vue global. Les réseaux numérotés
avec un même préfixe IP2 appartiennent en effet à la même entité administrative. On peut
donc les regrouper dans un seule nœud.

Cette technique de réduction a pour principal objet de réduire le graphe obtenu avec des
techniques basées sur traceroute. Le problème qu’elle présente est qu’il n’est pas possible
de connâıtre a priori la division en sous-réseaux du fait de l’utilisation de masques variables
pour distinguer la partie de l’adresse IP correspondant au réseau de celle correspondant à
l’hôte. Comme il a été vu dans la section 2.1, le masque permet de séparer la partie réseau
de la partie hôte. Au début d’Internet le masque n’a été défini que pour la classe d’adresse
IP. Cette classe est identifiée à partir des premiers bits de l’adresse. Elle a été utilisé par les
routeurs pour construire les tables de routage. Ces tables contenaient le préfixe IP (c’est-à-
dire le nom du réseau) et la sortie correspondante. Le nombre de sous-réseaux d’une classe
peut cependant être très grand ou très petit. L’espace d’adressage d’IP n’était donc pas
bien utilisé. L’incorporation des masques variables (voir [FLJY93]) a permis une meilleure
distribution des adresses IP.

2.1.3 Les lois de puissance

Un premier travail qui mentionne la loi de puissance dans le cadre d’Internet peut se
trouver dans l’article de Chuang et Sirbu [CS98, CS01]. Ils ont montré expérimentalement
que le rapport entre le nombre de liens L(m) utilisés par un arbre multicast d’un groupe de
m membres (cf. chapitre 3) et la distance moyenne d entre toutes les paires de nœuds du
réseau, suit la loi suivante :

L(m)

d
= mβ , pour m≪ n,

où n est le nombre de sommets dans le réseau, et β = 0.8. Les expériences ont été faites
sur des topologies réelles (ARPANET : cf. section 3.3.3, MBone : réseau conçu pour le test
de protocoles multicast), et générées aléatoirement (telles que décrites dans la section 2.2).
Cette loi révèle une relation entre les arbres multicast et la topologie sous-jacente.

2. Le préfixe est la partie de l’adresse IP correspondant au réseau.



2.1. LA TOPOLOGIE PHYSIQUE D’INTERNET 11

Une première tentative pour expliquer ce comportement a été faite par Phillips, Shenker
et Tangmunarunkit [PST99]. Afin de circonscrire l’étude, ils ont considéré les arbres v-aires
complets. Dans ce cadre ils ont trouvé une fonction asymptotique qui n’est pas une loi de
puissance, ce qui démontre l’impact de la topologie du réseau. Par contre, Adjih, Georgiadis,
Jacquet et Szpankowski [AGJS01, AGJS02] ont montré que, dans un cadre similaire, la loi
de puissance a une explication analytique. Ils ont considéré les arbres v-aires “autosimilai-
res” suivants : à partir d’un arbre v-aire complet, on remplace les liens entre les nœuds à
profondeur k − 1 et les nœuds à profondeur k par une châıne de longueur aléatoire, tel que
la longueur moyenne soit

ℓk = v(D−k)Θ

où D est la profondeur de l’arbre et Θ est un facteur d’autosimilarité. Les auteurs ont montré
que, dans ce cadre, les arbres multicast suivent la loi suivante

L(m)

d
≃ m1−Θ, pour m≪ n.

Ils ont également mené des expérimentations sur des topologies générées aléatoirement, sur
ARPANET, et sur des topologies obtenues par Burch et Cheswick [BC99] (cf. section 2.1.2).
Ces expérimentations montrent que les arbres multicast générés vérifient 1−Θ = 0.88 dans
ces topologies. Le modèle de Adjih, Georgiadis, Jacquet et Szpankowski semble donc être un
bon modèle de la structure d’un arbre multicast dans Internet.

Faloutsos, Faloutsos et Faloutsos [FFF99] ont évalué l’évolution du graphe d’Internet pen-
dant une année, avec trois mesures faites en novembre 1997, avril 1998 et décembre 1998. Ils
ont mis en évidence de nombreuses lois de puissance dans la topologie des systèmes auto-
nomes (obtenus à partir des tables du protocole BGP) : les lois de puissance. Une première
loi lie le degré sortant dv d’un sommet v à son ordre rv lorsque les sommets sont rangés par
ordre décroissant selon leur degré :

dv ≃ rα
v . (2.1)

La constante α de l’équation 2.1 est mesurée à −0.74, obtenue avec une corrélation de 97%
(décembre 1998).

Une autre loi caractérise le nombre fd de nœuds ayant un degré sortant d :

fd ≃ dβ. (2.2)

La valeur de β a été mesurée à −2.20, avec une corrélation de 97% (décembre 1998).

Une troisième loi caractérise les valeurs propres de la matrice d’adjacence du graphe rangées
par ordre décroissant :

λi ≃ iγ. (2.3)

La valeur de γ a été mesurée à −0.487, avec une corrélation de 99% (décembre 1998).
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Finalement, une dernière loi caractérise le nombre xd de paires de nœuds à distance d :

xd ≃ dδ (2.4)

pour d significativement plus petit que le diamètre du graphe. La valeur de δ a été mesurée
à 4.86 avec une corrélation de 98% (décembre 1998).

Ces lois illustrent des particularités essentielles du graphe d’Internet. En particulier, il est
possible d’obtenir certaines informations utiles. Citons par exemple, la définition suivante
extraite de Faloutsos et al. [FFF99] : Soit un graphe de n nœuds, e arêtes et vérifiant l’égalité
de l’équation 2.4. Ce graphe est dit de diamètre effectif

Deff =

(
n2

n + 2 e

)1/δ

.

L’utilité de cette définition est d’estimer avec grande probabilité le nombre de sauts qu’il y a
entre deux nœuds quelconques du graphe. C’est intéressant car une application d’Internet
peut avoir par exemple besoin de connâıtre la distance maximale pour faire une diffusion
d’un message spécifique avec un grande probabilité.

Ces lois ont naturellement marqué la tendance des propositions de modèles d’Internet. Nous
en verrons des illustrations plus loin. D’autre part, Broder, Kumar, Maghoul, Raghavan,
Rajagopalan, Stata, Tomkins et Wiener [BKM+00] ont également trouvé des ressemblances
entre le graphe d’Internet et celui de la toile WWW. La toile WWW est un graphe orienté,
très dynamique, de plus de 250 millions de nœuds (pages). S’il est très difficile d’obtenir une
représentation de ce graphe à cause de sa taille et de sa dynamicité, il est cependant possible
d’en obtenir quelques caractéristiques. Broder et al. ont ainsi trouvé que le graphe de la toile
suit des lois de puissance, avec un exposant approximativement égal à −2.7 pour la loi de
puissance (2.2).

Remarque 1. Les lois de puissance exprimées dans les équations (2.1) et (2.2) sont très
similaires, et on peut en fait vérifier leur équivalence. A cette fin, commençons par calculer
dv à partir de l’équation 2.2. En effet, dv est mis en relation avec le rang et le rang est mis
en relation avec le nombre de nœuds de degré ≥ dv.

Soit cd > 0 tel que fd = cd · dβ. Soit alors d0 tel que

dmax∑

d=d0

fd ≤ rv <

dmax∑

d=d0−1

fd

Il y a au moins rv nœuds de degré ≥ dv. Donc dv = d0. Appelons F (x) le nombre de sommets
de degré ≥ x. On a

F (x) =
dmax∑

d=x

fd =
dmax∑

d=x

cd · dβ ≃
∫ dmax

x

cd · dβ ∂d =
cd

β + 1

(
dβ+1

max − xβ+1
)
. (2.5)
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Valeur de α Valeur de β Valeur calculée de α Valeur calculée de β

Internet 11-97 -0.81 -2.15 −0.87 −2.23
Internet 04-98 -0.82 -2.16 −0.86 −2.22
Internet 12-98 -0.74 -2.20 −0.83 −2.35
Routeurs 95 -0.48 -2.48 −0.68 −3.08

Tab. 2.1: Les valeurs calculées

D’après les valeurs expérimentales de β observées dans l’article de Faloutsos et al. [FFF99],
on peut affirmer que β < −1.

Donc, si x≪ dmax, alors dβ+1
max ≪ xβ+1, et donc

F (x) ≃ − cd

β + 1
· xβ+1 (2.6)

Finalement, on obtient

− cd

β + 1
· dβ+1

0 ≤ rv < − cd

β + 1
· (d0 − 1)β+1

dβ+1
0 ≤ β + 1

−cd
· rv < (d0 − 1)β+1

d0 ≤
(

β + 1

−cd

) 1
β+1

· r
1

β+1
v < d0 − 1 (2.7)

Donc dv = d0 ≃
(

β+1
−cd

) 1
β+1 · r

1
β+1
v , c’est-à-dire dv = cr rα

v avec α = 1
β+1

et cr =
(

−β−1
cd

) 1
β+1

.

Réciproquement, supposons que dv = cr rα
v . Soit v un sommet de degré d−1, et v′ un sommet

de degré d + 1. On a
rv′ < F (d) < rv

donc (
1

cr

)1/α

d
1/α
v′ < F (d) <

(
1

cr

)1/α

d1/α
v

donc F (d) ≃
(

1
cr

)1/α

d
1/α
v .

Or fd ≃ F ′(d), et donc fd ≃ 1
α

(
1
cr

)1/α

· d1/α−1.

Donc fd suit une loi de puissance cd dβ avec β = 1
α
− 1 et cd = 1

α

(
1
cr

)1/α

.

Remarque 2. On peut faire une deuxième remarque en relation avec l’estimation des
exposants des lois de puissance. Si on prend la relation ci-dessus obtenue pour α et β (c’est-
à-dire β = 1

α
−1) et les valeurs obtenues par Faloutsos et al. [FFF99], on s’aperçoit qu’il y a des
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différences notables (voir table 2.1). Bien que dans notre calcul il y ait des approximations,
les différences trouvées entre les α estimés et 1

β+1
ne se justifient pas seulement par nos

approximations. Une explication possible de ces différences est que les calculs pour obtenir
les exposants sont faits dans l’espace log-log. Le coefficient de corrélation absolu utilisé par
Faloutsos et al. donne donc une erreur considérablement plus grande quand on le regarde
dans l’espace linéaire. De plus, il est possible de vérifier que l’erreur errlineaire dans l’espace
linéaire dépend fortement des asymptotes de l’approximation linéaire. Par exemple, pour la
deuxième loi de puissance (équation (2.2)), on pourrait ajouter ces asymptotes et écrire une
équation plus générale de la manière suivante :

fd − f0 = cd · (d− d0)
β. (2.8)

On peut alors tenir compte du fait que l’asymptote sur les abscisses doit être d0 ≤ dmin, où
dmin est le degré minimum du graphe. L’asymptote sur les ordonnées doit être f0 ≤ n, où
n est le nombre des nœuds de degré maximum. Ces asymptotes peuvent être calculées en
minimisant l’erreur errlineaire dans l’espace linéaire, et obtenir une valeur de l’exposant plus
exacte.

2.2 État de l’art des modèles proposés pour Internet

Dans ce chapitre, nous établissons un état de l’art des principales méthodes proposées pour
modéliser Internet. Notre étude n’est pas nécessairement exhaustive mais résume toutefois
les principales propositions connues. Un réseau est modélisé par un graphe G = (V, E), où
V est l’ensemble des nœuds et E l’ensemble des arêtes. Selon l’échelle, les nœuds peuvent
représenter des routeurs, des systèmes autonomes, où tout autre objet ayant un sens fonc-
tionnel dans Internet. Les arêtes représentent toujours des liens de communication entre les
nœuds. Nous listerons tout d’abord les modèles non hiérarchiques, introduits principalement
pour le graphe des systèmes autonomes. Nous listerons ensuite des modèles hiérarchiques
plus réalistes. Pour finir, nous discuterons des différents générateurs de graphes qui tiennent
compte des lois de puissance présentées dans la section 2.1.3.

2.2.1 Le modèle Gn,p

Le modèle Gn,p [ER59] est le premier modèle auquel on pense pour Internet. Il a pour attrait
la simplicité de sa définition. Il génère un graphe de n nœuds et avec une probabilité p
d’existence d’un lien entre deux nœuds quelconques du graphe. Les principaux problèmes de
ce modèle sont malheureusement les suivants :

1. Les graphes générés sont pour la plupart non connexes dès que p est petit (ce qui est
nécessaire pour obtenir des graphes de faible degré) ;

2. Bien qu’il soit possible d’obtenir un degré moyen donné, le modèle ne respecte pas la
bonne distribution de degrés des sommets (voir section 2.1.3) ;
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3. Il n’y a pas de relation entre les sommets et leur position “géographique”.

Le premier point indique qu’il faudra générer beaucoup de graphes pour espérer en obtenir
un qui soit connexe. Le deuxième point est rédhibitoire parce que les lois de puissance sont
largement acceptées suite aux résultats de Faloutsos et al. [FFF99]. Le dernier point est
également très important car les réseaux physiques sont principalement construits à partir
de la distribution de la population. Ces défauts font que ce modèle n’est qu’une très vague
approximation de la topologie d’Internet.

2.2.2 Le modèle de Waxman

Le modèle proposé par Waxman [Wax88] a été intensivement utilisé car c’est une assez bonne
représentation des réseaux réels, au moins au niveau géographique. Ce modèle propose la
génération d’un graphe aléatoire de n sommets distribués au hasard (loi uniforme) dans un
plan. La probabilité p d’avoir une arête entre les sommets u et v est donnée par

p = α e−d/βL (2.9)

où d est la distance Euclidienne entre u et v, L est la distance Euclidienne maximale entre
deux nœuds quelconques, et α et β sont deux paramètres du modèle. Lorsque α augmente, le
nombre d’arêtes dans le graphe augmente. Lorsque β augmente, le rapport entre le nombre
d’arêtes longues et le nombre d’arêtes courtes augmente.

Ce modèle génère souvent des graphes non connexes, et il n’est pas possible de contrôler la
distribution des degrés des sommets. En particulier, il ne vérifie pas nécessairement les lois
de puissance [MMB00]. Il n’est de fait même pas possible de contrôler le nombre d’arêtes,
et donc de contrôler le degré moyen, paramètre pourtant caractéristique d’une topologie.
Zegura, Kenneth, Calvert, Michael et Donahoo [ZCD97] ont obtenu les courbes de niveau
du nombre d’arêtes en fonction des paramètres α et β (les courbes de niveau α en fonction
de β pour le même nombre d’arêtes sont du type hyperbolique).

Malgré ses défauts, le modèle de Waxman a été largement utilisé, certainement pour la
simplicité de la représentation de la géographie, et la prise en compte des relations entre
distance et probabilité de connexions.

2.2.3 Le modèle de localité

Le modèle de localité a été proposé par Zegura, Kenneth, Calvert, Michael et Donahoo [ZCD97].
Il génère un graphe aléatoire de n sommets placés au hasard (loi uniforme) dans le plan. La
probabilité p d’avoir une arête entre les sommets u et v est donnée par

p =

{
α si d < r
β si d ≥ r
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où d est la distance Euclidienne sur le plan entre u et v, et r est un paramètre du modèle qui
définit le rayon de localité. Ce modèle tente de proposer une solution alternative à celui de
Waxman pour les relations entre distance physique d’une part, et probabilité de connexions
d’autre part. Cependant, comme le modèle est basé sur le modèle aléatoire avec distribution
uniforme, il a les mêmes défauts que celui de Waxman, dont en particulier le fait de générer
des graphes non connexes et une distribution des degrés non conforme au lois de puissance
(voir section 2.1.3). Les auteurs de ce modèle ont cependant réussi à bien illustrer la localité,
c’est-à-dire la préférence des nœuds à se connecter aux nœuds locaux plutôt qu’aux nœuds
éloignés. Le principal intérêt de ce modèle est qu’il permet la réutilisation de certains résultats
qui existent déjà pour les graphes aléatoires Gn,p.

2.2.4 Les modèles de graphes réguliers

L’utilisation d’un modèle basé sur des structures régulières (anneaux, cliques, grilles) est
nécessairement restreinte à des sous-parties de la topologie. Ces modèles s’utilisent en fait
principalement pour modéliser certaines technologies de réseaux LAN. Par exemple, les
réseaux FDDI sont des anneaux. Les réseaux Gigabit-Ethernet sont virtuellement des cliques.
Selon le niveau logique considéré, les réseaux FDDI peuvent d’ailleurs également être modélisés
par des cliques. En effet, si les réseaux connectés physiquement par des anneaux sont usuel-
lement modélisés comme tels, il existe cependant des cas de réseaux pour lesquels le rapport
entre la vitesse de leurs liens et la vitesse des liens d’autres réseaux justifie l’utilisation
d’autres topologies. La technologie FDDI spécifie une vitesse de 100 mega-bits par seconde
pour ses liens. Si un tel réseau est relié à Internet par un lien de 1 mega-octet, il est
alors raisonnable de modéliser FDDI comme une clique dans laquelle tous les nœuds sont
interconnectés entre eux.

Plusieurs technologies peuvent être modélisées par des anneaux, en particulier SONET, SDH,
FDDI, Token-Ring, et parfois ATM.

Les technologies LAN avec médium partagé (comme Ethernet et les versions de Fast-Ethernet)
sont généralement modélisées par des cliques. La question qui se pose alors est relative à la
possibilité d’établir réellement des connexions entre tous les membres en même temps. La
technologie Ethernet ne permet en fait de connecter que deux stations à la fois. Cette limita-
tion se produit parce que le médium est partagé entre toutes les stations. Il existe cependant
des commutateurs pour les réseaux LAN qui donnent le service LAN en pouvant supporter
plusieurs communications à la fois. On peut alors raisonnablement modéliser le réseau LAN
correspondant comme une clique.

Pour finir, notons le cas spécifique de la grille. Ce n’est pas une topologie qui se rencontre en
pratique en télécommunication, mais elle peut toutefois modéliser un noyau très dense d’un
réseau, ou un réseau métropolitain (cf. [CCF01]).
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2.2.5 Le modèle hiérarchique M-level

Ce modèle proposé par Zegura, Kenneth, Calvert, Michael et Donahoo [ZCD97] prend en
compte le caractère hiérarchique d’Internet. Le modèle propose une construction récursive
en commençant par le niveau le plus élevé. A chaque niveau, le modèle génère un graphe
aléatoire connexe en utilisant une méthode non hiérarchique, telle que celles présentées dans
les sections 2.2.1, 2.2.2 et 2.2.3. Le niveau suivant de la construction raffine la construction
en “éclatant” les nœuds du niveau courant, chaque nœud étant remplacé par un sous-réseau.
Plus précisément la construction s’effectue de la façon suivante :

1. Considérer un plan de taille S × S, donc il y a S2 carrés.

2. Générer un graphe aléatoire connexe tel que la position de chaque nœud soit une valeur
entière comprise entre 1 et S.

3. Répéter M − 1 fois : dans chaque surface carrée où il y a un nœud, faire :

(a) Diviser la surface en S2 carrés, de manière à obtenir une grille S × S.

(b) Générer un graphe aléatoire connexe dans la grille, tel que la position de chaque
nœud soit une valeur entière comprise entre 1 et S.

(c) Re-connecter les liens3 du nœud remplacé aux nœuds du graphe généré dans
l’étape précédente.

4. Retourner à l’étape 3.

La figure 2.2 décrit l’étape de remplacement des nœuds de la première étape par des sous-
réseaux. Le modèle se sert de modèles non hiérarchiques pour générer chaque étape de la
hiérarchie.

La principale critique que l’on peut faire à ce modèle est qu’Internet reste un réseau avec
principalement deux niveaux de hiérarchie : le niveau physique (LAN ou WAN), et le ni-
veau des systèmes autonomes. On pourrait certes parler d’un troisième niveau hiérarchique
en considérant une certaine organisation des systèmes autonomes, mais ce niveau n’est
représenté par aucun protocole.

Une autre critique que l’on peut faire à ce modèle est qu’il est grosso modo le modèle
aléatoire avec loi uniforme plus une hiérarchie greffée dessus. Il ne contient en fait pas de
relation géographique très développée.

2.2.6 Le modèle hiérarchique “Transit-Stub”

Zegura, Kenneth, Calvert, Michael et Donahoo [ZCD97] ont proposé un modèle hiérarchique
plus adapté au réseau Internet que le modèle de la section 2.2.5. Ce modèle est fondé sur

3. Dans l’article de Zegura et al. [ZCD97] les connexions ne sont pas spécifiées. Il est par exemple possible
d’utiliser le nœud le plus proche.
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Fig. 2.2: Exécution du modèle hiérarchique M-level

la structure d’Internet, qui, comme nous l’avons vu dans la section 2.1, est composé de
systèmes autonomes de différentes appellations selon leur fonction.

La première étape de la construction d’un graphe selon le modèle de Zegura et al. consiste en
la génération d’un graphe G = (V, E) de n sommets avec une méthode non hiérarchique quel-
conque. Cette topologie correspond à celle du noyau du réseau. Chaque nœud v représente un
“Transit-Domain”. On le remplace alors par un graphe non hiérarchique ayant n′ sommets
en moyenne, de manière à obtenir un autre graphe G′ = (V ′, E′), tel que

V ′ =
⋃

v∈V

{sommet de Gv},

où Gv est le graphe qui a remplacé le nœud v. Puis, pour chaque sommet v′ dans le
graphe G′, générer k graphes non hiérarchiques ayant n′′ sommets en moyenne. Ces sommets
représentent les “stub-domains”. Les stub-domains sont connectés au nœud v′ correspondant
par un unique lien. Donc on a obtenu un graphe G′′ = (V ′′, E′′), où

V ′′ =
⋃

v∈V ′

{sommet de G′
v}

Le modèle ajoute ensuite quelques arêtes pour augmenter la connectivité entre les sommets
des “stub-domains” et des “transit-domains”. Les auteurs ne spécifient cependant pas le
nombre d’arêtes à rajouter.

Ce modèle permet d’obtenir une superposition de certains domaines au niveau géographique.
En plus il permet d’obtenir de très grands réseaux à partir de paramètres simples et réalistes.
Par exemple le paramètre n est le nombre de “transit-domains” dans l’Internet, n′ est le
nombre moyen des routeurs dans un système autonome, k est le nombre en moyenne de
“stub-domains” pour chaque routeur d’un “transit-domain”, et n′′ est le nombre en moyen de
nœuds dans un “stub-domain”. Finalement les liens supplémentaires permettent de modéliser
les “multihomed-domains”. Bien que le modèle soit basé sur une génération de graphes
aléatoires, chacun de ces graphes est composé d’un petit nombre des nœuds. Ils ont donc
une probabilité raisonnable d’être connectés.

Le problème que présente cependant ce modèle est lié à la distribution des degrés des nœuds
qui ne suit pas une loi de puissance [MMB00].
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2.2.7 Le générateur “Power law random graph”

Aiello, Chung et Lu [ACL00] ont proposé un générateur de graphes aléatoires qui vérifient les
lois de puissance (cf. section 2.1.3) pour modéliser principalement le graphe du Web (Broder,
Kumar, Maghoul, Raghavan, Rajagopalan, Stata, Tomkins, et Wiener [BKM+00] on en effet
montré que le graphe du Web suit aussi des lois de puissance). Le générateur prend en entrée
le nombre de nœuds n, et la constante α de l’équation 2.1. Il assigne aléatoirement des degrés
aux n nœuds selon une distribution de loi de puissance de constante α.

En fonction du paramètre α, [ACL00] obtient différents résultats liés à la connexité du
graphe.

Pour α < 1 le graphe est presque sûrement connexe. Pour 1 < α < 2 il existe une composante
connexe géante, c’est-à-dire de taille O(n). Pour 2 < α < α0 = 3.4785, il existe une compo-
sante connexe géante telle que la taille de la deuxième plus grande composante est O(log n).
Finalement, pour α > α0 il n’existe pas de composante connexe géante. Évidemment, le
modèle proposé dans cet article produit des graphes aléatoires qui peuvent servir comme
point de départ pour générer des topologies semblables à celle d’Internet. Par contre ce
modèle ne tient pas compte de la situation géographique.

2.2.8 Le générateur BRITE

Medina, Matta et Byers [MMB00] ont proposé le générateur BRITE (pour “Boston Univer-
sity Representative Internal Topology Generator”). Ce générateur est basé sur une croissance
incrémentale du réseau, qui consiste à placer les nœuds un par un. Il est également basé sur
la connectivité préférentielle qui spécifie la manière de choisir les nœuds auxquels un nouveau
nœud se connecte. Plus précisément, la probabilité qu’un nouveau nœud v se connecte au
nœud i est :

di∑
j∈C dj

(2.10)

où di est le degré du nœud i et C est l’ensemble des nœuds candidats, c’est-à-dire les nœuds
qui sont déjà dans le graphe. Le processus est répété jusqu’à ce que le nouveau nœud v soit
connecté à exactement m nœuds. Le modèle ajoute un certain nombre de connexions locales.
La probabilité qu’un nouveau nœud v se connecte au nœud i est :

wv,i · di∑
j∈C wv,j · dj

(2.11)

où wv,i = αe−d(v,i)/βL est la probabilité de Waxman entre les nœud v et i, à distance d(v, i)
dans un plan de diamètre L (cf. équation (2.9)).

Les auteurs de cette méthode ont montré que la croissance incrémentale et la connectivité
préférentielle génèrent des graphes qui vérifient les lois de puissance énoncées par Faloutsos et
al. [FFF99]. Ce générateur fait donc preuve d’un bon comportement. Cependant, les valeurs
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des constantes des lois de puissance sont un peu différentes de celles qui ont été trouvées
par Faloutsos et al. dans [FFF99]. Magoni et Pansiot [MP02a] on montré que, pour le cas
m = 1, les graphes obtenus suivent la loi de puissance 2 (cf. l’équation 2.2). Par contre, pour
les valeurs de m > 1, le coefficient de corrélation est très éloigné de 0.95. Le modèle ne vérifie
donc pas la loi de puissance 2. De plus, pour m = 1, le graphe obtenu est un arbre, tandis
que la topologie d’Internet a plusieurs boucles.

2.2.9 Le générateur INET

C. Jin, Q. Chen et S. Jamin [JCJ00] ont proposé le générateur de topologie INET (pour
“Internet Topology Generator”). Ce générateur construit un graphe vérifiant la deuxième
loi de puissance de Faloutsos et al. [FFF99]. Le générateur a deux paramètres : le nombre
de nœuds n, et le pourcentage de nœuds de degré 1. La première étape de la génération a
pour but de construire un réseau connexe. INET assigne d’abord à chaque nœud son degré
en suivant les lois de puissance (cf. l’équation 2.1.3). Le générateur construit ensuite un
arbre avec les nœuds qui ont un degré assigné plus grand que 1. Dans un deuxième temps il
ajoute les nœuds de degré 1 selon le modèle préférentiel linéaire. La préférence linéaire est
la probabilité qu’un nouveau nœud i se connecte au nœud j :

dj∑
k∈V dk

où dj est le degré du nœud j, et V est l’ensemble des nœuds. Finalement le générateur
assortit les nœuds de degré plus grand que 2 en les connectant entre eux (toujours selon la
préférence linéaire).

Il y a plusieurs versions d’INET dans lesquelles les auteurs améliorent successivement leurs
résultats. La dernière version est INET-3.0 [WJ02], où la principale innovation porte sur
la manière de connecter les nœuds : la préférence linéaire est remplacée par la probabilité
P (i, j) d’ajouter un lien entre les nœuds i et j définie par

P (i, j) =
wj

i∑
k∈V wk

i

(2.12)

où V est l’ensemble des sommets du graphe des nœuds déjà connectés. Les variables wk
i sont

définies par :

wj
i = dj ·max




1,

√(
log

di

dj

)2

+

(
log

f(di)

f(dj)

)2




 . (2.13)

où di est le degré du sommet i et f(di) est le nombre des nœuds de degré di. Les expres-
sions (2.12) et (2.13) permettent de coller aux observations expérimentales du degré des
voisins, principalement pour les voisins de degré de 1 à 4. Des observations sur la topologie
des systèmes autonomes d’Internet montrent qu’il y a un grand nombre de voisins de degré
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élevé. Un nombre de voisins élevé permet de joindre un nœud quelconque en très peu de
sauts. Cela donne également une grande tolérance aux pannes de liens.

Ce générateur a été conçu pour la génération du graphe correspondant aux systèmes auto-
nomes.

2.2.10 Le modèle continu

Albert et Barabasi [AB00] ont proposé l’utilisation de la théorie du continu pour prédire
les propriétés de graphes représentatifs de la topologie d’Internet. Dans leur article ils ont
utilisé les paramètres suivants : m0 nœuds, et les valeurs de probabilité a et b. La probabilité
a est liée à l’agrégation de nouveaux liens. La probabilité b est liée à la re-connexion des
liens. Finalement, la probabilité 1 − a − b est liée à l’agrégation des nouveaux nœuds. La
description du modèle est la suivante :

– Le générateur commence avec m0 nœuds isolés. Avec probabilité a, m < m0 liens sont
ajoutés de la manière suivante : un nœud k est choisi au hasard selon une loi uniforme,
et l’autre extrémité i du lien lij est choisie avec la probabilité

p(i) =
di + 1∑
j(dj + 1)

(2.14)

où di est le degré du nœud i. Ce processus est répété m fois.

– On effectue ensuite une étape de re-connexion d’au plus m liens. Un nœud i et son lien
lij sont choisis au hasard (loi uniforme) avec probabilité b . Le lien lij est déconnecté du
nœud j et connecté à j′ choisi selon la probabilité p(j′) de l’équation 2.14. On obtient
un nouveau lien lij′. Ce processus est répété m fois.

– Avec probabilité 1 − a − b un nouveau nœud i est ajouté. Ce nœud aura m liens lij ,
où j est un nœud dans le graphe choisi avec la probabilité donnée par l’équation 2.14.

L’innovation de ce modèle, par rapport aux modèles décrits précédemment, est l’opération
de re-connexion. Chen, Chang, Govindan, Jamin, Shenker et Willinger [CCG+02] ont montré
que le processus de re-connexion a un impact lorsqu’il implique la mort et la naissance de
nœuds. Ces auteurs de [CCG+02] montrent qu’il est possible de voir une corrélation bien
marquée entre les courbes de naissance et de mort des systèmes autonomes et de liens en
fonction du temps (cf. ses figures 3.a et 3.b dans [CCG+02]).

2.2.11 Le modèle GPL

Bu et Towsley [BT02] ont analysé et comparé les générateurs de topologies incorporant
les lois de puissance. C’est le cas du générateur d’Aiello et al. [ACL00], les générateurs
Brite [MMB00] et INET [JCJ00], et du générateur d’Albert et Barabasi [AB00]. Bu et
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Towsley ont proposé le nouveau générateur GPL (pour “Generalized Linear Preference”)
dont la principale contribution est une nouvelle probabilité pour choisir un nouveau lien.
Cette modification est motivée par le fait que la préférence réelle de connexion envers les
nœuds de degré élevé est plus grande que celle produite par la préférence linéaire. Bu et
Towsley ont ainsi proposé l’utilisation de la probabilité :

di − β∑
j(dj − β)

(2.15)

où β ∈]−∞, 1] est un paramètre qui permet de contrôler la préférence pour les nœuds de degré
élevé. Cette préférence diminue avec β. Bu et Towsley ont démontré que cette probabilité
génère des graphes vérifiant les lois de puissance. Le reste du modèle est identique à celui
d’Albert et Barabasi [AB00], sans l’opération de re-connexion.

2.2.12 Le modèle nem

Magoni et Pansiot [MP02b] ont proposé un modèle de topologie qui extrait des graphes à par-
tir de topologies obtenues par exploration au niveau routeur d’Internet. Plus précisément,
ils ont proposé un algorithme qui retourne un sous-graphe d’Internet. Les topologies de
départ utilisées sont celles de :

– Pansiot et Grad [PG98] obtenue en 1995;

– Burch et Cheswick [BC99] obtenue en 1999;

– Govindan et Tangmunarunkit [GT00] obtenue en 1999.

Les graphes générés sont d’une taille plus petite que l’original (la carte d’Internet), mais
ils conservent certaines propriétés de l’original.

L’algorithme d’extraction du sous-graphe prend en entrée le nombre de nœuds n et le degré
moyen dm souhaités. L’algorithme est composé de trois étapes. La première étape s’occupe de
sélectionner un premier nœud (et d’initialiser toutes les structures de données dont a besoin
l’algorithme). La deuxième étape construit un arbre de n nœuds dans la carte d’Internet
enraciné dans le nœud choisi lors de la première étape. Durant cette étape, le modèle de
topologie ne sélectionne pas les nœuds de degré élevé, car ils décroissent certaines propriétés
typiques liées à la distance, comme la distance moyenne entre tous les nœuds, ou l’excentricité
du graphe. La dernière étape ajoute des liens de manière à arriver au degré moyen dm désiré.
Cette étape utilise des informations recueillies lors de l’étape de construction de l’arbre. Les
auteurs montrent que les graphes obtenus conservent des propriétés fondamentales de la
carte originale, comme la longueur moyenne des plus courts chemins, l’excentricité moyenne,
les lois de puissance de degré et de rang (définies par Faloutsos et al. [FFF99]), et les lois
de puissance de taille et rang des arbres (définies par Magoni et Pansiot [MP01]). Avec ce
modèle de topologie, il est de plus possible d’obtenir des topologies de taille suffisamment
petite pour être supportées par les simulateurs de réseaux actuels.
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L’idée d’obtenir des topologies à partir des cartes d’Internet est intéressante. Il reste tou-
tefois à déterminer les relations entre les paramètres de la carte d’Internet et ceux des
graphes générés. Normalement, la tendance naturelle est que ces paramètres augmentent
avec la taille du graphe, mais la question est de déterminer avec quelle loi. Par exemple, on
peut vérifier que la distance moyenne dans le graphe augmente avec la taille du graphe, mais
la loi d’augmentation dépend du type de graphe.

2.2.13 Le modèle “Heuristically Optimized Trade-offs”

Le modèle proposé par Fabrikant et al. [FKP02] est un modèle incrémental, où chaque nou-
veau nœud i doit choisir à quel nœud j il se connecte. La construction est menée dans une
aire géographique quelconque, par exemple un carré. Un nouveau nœud i choisit son voisin
j en minimisant une fonction de coût qui tient compte d’une part de la distance euclidienne
d(i, j), et d’autre part d’une autre distance h(j) qui mesure certaines caractéristiques to-
pologiques. Dans [FKP02], h(j) est défini comme la distance en nombre de sauts (ou hops)
entre j et le premier nœud arrivé dans le réseau. La motivation de ce coût est la comparaison
entre le coût de l’installation d’un lien de grande longueur et l’avantage d’être connecté au
“centre” du réseau. Plus précisément, la fonction de coût est

W (i, j) = d(i, j) + ξ · h(j) (2.16)

où ξ est un paramètre du modèle. Le nœud i choisira le nœud j qui minimise W (i, j).

Dans [FKP02], il est démontré que si le nombre de nœuds est supérieur à 64, alors, pour
1√
N

< ξ ≤ 1
4
, la distribution des degrés des nœuds suit une loi de puissance. La valeur de

l’exposant est plus petit que −1
6

pour ξ ≫ 1/ 3
√

N . On peut cependant faire de nombreuses
critiques sur ce modèle. La première critique est que le modèle produit un arbre, alors que
les réseaux de type Internet possèdent bien sûr de nombreux cycles. La deuxième critique
est que le modèle ne tient pas compte des modifications qui peuvent être faites dans le
réseau (par exemple de nouveaux liens ajoutés pour améliorer le réseau) car il est purement
incrémental. Enfin, la troisième critique est liée à la fonction h(j) qui mesure le nombre de
sauts vers le premier nœud de l’arbre, c’est-à-dire la racine. Dans Internet, il n’existe pas
de centre, donc si on veut faire un modèle qui se rapproche de la réalité on doit chercher une
autre fonction.

2.3 Un nouveau modèle pour Internet

Dans les sections précédentes, nous avons vu différents modèles d’Internet proposés dans
la littérature. Les plus adéquats vérifient les lois de puissance [FFF99] et développent une
construction par agrégation. Ces modèles ne tiennent cependant pas compte de la situation
géographique des machines. Dans cette section nous proposons un nouveau modèle pour
Internet4. Ce modèle est une extension du modèle de Fabrikant, Koutsoupias et Papadi-

4. Le modèle a été conçu en collaboration avec C. Kenyon et N. Schabanel



24 CHAPITRE 2. LA TOPOLOGIE D’INTERNET

mitriou [FKP02]. Il est basé sur plusieurs paramètres afin de produire des topologies qui
vérifient d’une part les lois puissance, et d’autre part les observations réalisées sur la dyna-
mique des réseaux. De plus, notre modèle tient compte de la géographie. Pour la validation
du modèle, nous allons vérifier les lois puissance, le diagramme “hop-plot” (le nombre de
paires des nœuds en fonction de leur distance en sauts ou “hops”), l’excentricité des nœuds,
le diamètre, le coefficient de “clustering”, et la longueur moyenne des chemins. L’analyse
de ces paramètres montre que les graphes générés par notre modèle vérifient de nombreuses
propriétés de la topologie d’Internet.

2.3.1 Le modèle

Vu certains défauts du modèle de Fabrikant et al. [FKP02], nous y apportons les modifications
suivantes :

1. Chaque nouveau nœud se connecte à m nœuds suivant la loi de l’équation 2.16 (m = 1
dans [FKP02]).

2. Pour chaque nœud ajouté, notre modèle ajoute k liens de la manière suivante. On
cherche le lien (i, j) qui minimise la fonction suivante :

d(i, j) +
γ

n
·

n∑

i=1

(
h′(i)− h(i)

)
(2.17)

où

– n est le nombre courant de sommets dans le réseau,

– d(i, j) est la distance euclidienne entre i et j,

– h′(i) est la distance entre les sommets i et la racine actuelle r dans le graphe
incorporant le nouveau lien (i, j),

– h(i) est la distance sans incorporer le nouveau lien (i, j),

– et γ est un paramètre de notre modèle.

Cette opération est répétée pour les k liens à ajouter.

3. Notre modèle change dynamiquement la fonction h(j) car elle mesure la distance en
sauts entre le nœud j et un nœud r, appelé “racine”, potentiellement différent du
premier nœud. Après l’ajout d’un nœud, la racine est tirée au hasard selon le degré
des nœuds. La probabilité qu’un nœud i a de devenir la racine est :

pi =
di∑

j∈V dj
(2.18)

où di est le degré du nœud i, et V est l’ensemble des nœuds dans le graphe courant.
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Le point (1) donne plus de flexibilité en permettant la présence de liens de sécurité. Le point
(2) est motivé par des mesures statistiques sur les systèmes autonomes. Chen et al. [CCG+02]
montrent que pour chaque nouveau système autonome qui se connecte, il y a en moyenne
trois liens qui sont ajoutés dans le réseau. Enfin, le point (3) propose une fonction pour
mesurer la distance au “centre” du réseau. La manière la plus exhaustive de mesurer cette
distance est de calculer les distances entre tous les nœuds. La complexité de ce calcul est
O(n3), où n est le nombre de nœuds déjà connectés dans le réseau. La manière proposée
permet un temps de calcul O(n). L’approximation utilisée est que les nœuds de degré élevé
sont ceux qui sont les plus connectés, donc a priori ils sont plus “au centre” que les autres.

2.3.2 Validation du modèle

Dans la suite, nous décrivons les résultats obtenus lors de notre campagne de simulation.

Nous avons généré plusieurs graphes selon notre modèle et nous avons calculé les paramètres
suivants.

– Le degré moyen deg est calculé comme la moyenne des degrés de tous les nœuds.

– Le coefficient de voisinage (“clustering”) d’un nœud v est calculé comme le rapport
entre le nombre d’arêtes entre les dv voisins de v, et le nombre d’arêtes d’une clique (un
graphe complet) de taille dv. Le coefficient de voisinage moyen Clust est la moyenne
des coefficients de voisinage de tous les nœuds du graphe.

– L’excentricité d’un nœud est la distance maximale entre ce nœud et tous les autres
nœuds du graphe. L’excentricité minimum exm est la plus petite excentricité de tous
les nœuds du graphe. L’excentricité moyenne ex est la moyenne des excentricités des
nœuds.

– Le diamètre D d’un graphe est la distance maximum entre deux nœuds du graphe.

– dh(·, ·) est la moyenne de tous les distances entre les nœuds du graphe.

– L’exposant β de la loi de puissance du degré (cf. équation (2.2)).

– Le coefficient de corrélation ACC calculé comme :

ACC =

∑
d(f(d)− f(d)) · (y(d)− y(d))√∑

d(f(d)− f(d))2 ·
√∑

d(y(d)− y(d))2

(2.19)

où f(d) est le nombre de nœuds de degré d, f(d) est la moyenne de f(d), y(d) = α · dβ

est la loi puissance, et y(d) est sa moyenne. Ce coefficient donne un résultat ∈ [−1, 1].
Si |ACC| = 1 les deux fonctions sont totalement corrélées, tandis que pour ACC = 0
elles sont dé-corrélées.
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Les valeurs des paramètres m et k adoptées pour faire nos simulations sont m = 1 et k = 1.

Nous avons généré plusieurs graphes avec différents paramètres ξ de [FKP02] et γ. Nous
avons trouvé que pour γ ≤ ξ les graphes obtenus par notre modèle sont très semblables
entre eux. Ils commencent à se différencier pour γ > ξ. Si on compare deux graphes avec le
même ξ mais avec γ1 ≤ ξ < γ2, on voit que les exposants correspondants à la loi de puissance
vérifient β2 < β1, où β1 es plausible pour ξ ≃ 0.03, mais β2 s’éloigne des valeurs observées
pour Internet(β ≃ 2.2). Nous avons donc choisi γ ≤ ξ pour générer les graphes.

Nous avons également remarqué que pour augmenter la valeur de l’exposant β on doit dimi-
nuer ξ. Pour illustrer deux cas, nous avons choisi les deux valeurs suivantes de ξ = γ = 0.03,
et ξ = γ = 0.001.

Dans la table 2.2 nous montrons les résultats obtenus en fonction de différentes tailles de
graphe. Les deux premières colonnes représentent les paramètres du modèle, c’est-à-dire le
nombre total N de nœuds, ξ et γ. Les colonnes suivantes montrent les paramètres calculés.
Les six dernières colonnes montrent l’exposant β de la loi de puissance relative au degré,
l’ACC, et l’ACCℓ calculé dans l’espace linéaire. Puis le même exposant β, noté ici β′, calculé
sans considérer les nœuds de degré 1 et les deux ACC correspondants. Le calcul de β a été
fait de manière standard, c’est-à-dire en approximant une droite dans l’espace log-log. Les
ACC sont calculés soit dans l’espace log-log, soit dans l’espace linéaire.

N ξ = γ deg Clust exm ex D dh(·, ·) β ACC ACCℓ β′ ACC′ ACC′

ℓ

20 0.001 3.50 0.2619 3 3.950 5 2.345 -0.42 0.43 0.21 -1.00 0.70 0.58
20 0.030 3.50 0.2444 3 3.850 5 2.235 -0.72 0.75 0.55 -1.16 0.86 0.90
50 0.001 3.80 0.2519 4 5.560 7 3.186 -0.98 0.80 0.56 -1.47 0.89 0.91
50 0.030 3.80 0.2305 4 5.400 7 3.064 -0.88 0.76 0.54 -1.29 0.85 0.87

100 0.001 3.90 0.2268 5 6.850 9 3.862 -1.27 0.89 0.68 -1.65 0.93 0.89
100 0.030 3.90 0.2217 5 6.660 9 3.663 -1.27 0.87 0.66 -1.56 0.89 0.91
200 0.001 3.95 0.2378 5 7.565 10 4.499 -1.54 0.89 0.60 -1.97 0.93 0.92
200 0.030 3.95 0.1992 5 6.830 9 4.129 -1.45 0.95 0.74 -1.73 0.97 0.93
500 0.001 3.98 0.2038 6 9.070 12 5.495 -1.85 0.92 0.61 -2.26 0.95 0.89
500 0.030 3.98 0.1910 5 7.480 9 4.864 -1.77 0.94 0.72 -2.05 0.96 0.97

1000 0.001 3.99 0.2186 7 10.436 14 6.240 -1.94 0.93 0.56 -2.37 0.97 0.88
1000 0.030 3.99 0.1887 6 8.510 11 5.377 -2.02 0.94 0.73 -2.31 0.96 0.93
2000 0.001 3.99 0.2186 7 10.436 14 6.240 -2.14 0.93 0.49 -2.61 0.97 0.89
2000 0.030 3.99 0.1798 6 8.773 11 5.821 -2.12 0.96 0.77 -2.38 0.98 0.95

Tab. 2.2: Paramètres de graphes de différentes tailles

On observe tout d’abord que notre modèle permet d’obtenir des topologies de petite taille.
Bien que l’ACC soit petit dans les cas où N est petit, ACC montre une tendance à respecter
la loi de puissance. Le nombre de nœuds de degré 1 reste toutefois petit, ce qui réduit la
valeur du coefficient ACC. C’est un point à améliorer dans le modèle. On observe aussi que,
même pour des valeurs ACC ≃ 0.95, les ACC linéaires sont très bas, environ 0.73. La raison
peut en être la remarque 2 faite à la section 2.1.3.

Comme on a généré des topologies avec m = 1 et k = 1, on n’ajoute que 2 liens en moyenne
pour chaque nœud. Donc deg tend vers 4. Pour la topologie d’Internet au niveau routeur,
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deg ≃ 3.1 (voir [MP02a]). Une amélioration qu’il est possible d’apporter au modèle est de
remplacer le paramètre k par une fonction de probabilité exponentielle qui relie sa moyenne
avec le degré moyen désiré. Ce changement aura des répercutions sur le nombre de nœuds
de degré 1. Nous comptons faire cette étude prochainement.

Une autre particularité de notre modèle est la stabilité de certains paramètres comme le
diamètre, l’excentricité et la distance moyenne dh(·, ·). Ils augmentent avec la taille du graphe
généré mais le font lentement. En particulier la distance moyenne se rapproche de celle du
modèle de topologie “nem” (cf. section 2.2.12).

Nous présentons les diagrammes “Hop-plot” dans la figure 2.3, pour deux graphes de N =
1000 et N = 2000 nœuds. L’axe des ordonnées est le nombre de paires de nœuds à distance
d, et l’axe des abscisses est la distance d + 1. L’exposant δ de l’équation (2.4) est 3.330 pour
le graphe de N = 1000, et 3.526 pour le graphe de N = 2000, avec ACC = 0.99 pour les
deux graphes. Pour faire ce calcul, on n’a utilisé que les valeurs plus petites que l’asymptote
horizontale y = N2. Ces approximations ont un ACC = 0.98 dans l’espace linéaire.

Finalement nous montrons dans la figure 2.4 un graphe de 500 nœuds généré avec ξ = γ =
0.001, et un graphe de 500 nœuds avec ξ = 0.03 = γ = 0.03 est présenté dans la figure 2.5.
Les deux graphes sont semblables pourtant il y a quelques différences importantes. Dans le
cas ξ = γ = 0.001 le nombre de nœuds de degré 1 est plus élevé. Il a donc plus de sous-
graphes en arbre que pour ξ = γ = 0.03. En plus, on voit dans la table 2.2 que les propriétés
liées à la distance sont plus élevées pour ξ = γ = 0.001 que pour ξ = 0.03 = γ = 0.03.

Nous montrons à titre de comparaison un plan du noyau du réseau UUNET à la figure 2.6,
obtenu avec Mapnet5. Le noyau d’UUNET a 129 nœuds. Cette représentation montre les
liens multiples avec de multiples lignes, donc le dessin reste un peu confus. Nous montrons
le plan mondial, un zoom sur les États-Unis, et un autre sur la côte Est. Comme il s’agit
du noyau, il n’y a pas beaucoup des nœuds de degré 1. On s’aperçoit que la distribution
de population est très importante pour le placement des nœuds. Nous prévoyons donc de
l’inclure dans la prochaine version de notre générateur de topologies.

Si on compare les topologies générées avec le noyau d’UUNET on voit qu’il y a une cer-
taine ressemblance. On trouve en particulier dans tous les cas des nœuds de degré élevé qui
sont interconnectés entre eux. On trouve aussi un nombre de triangles élevé dans le noyau
d’UUNET comme dans les modèles générés.

2.3.3 Conclusion

Nous avons présenté un nouveau modèle d’Internet qui permet de générer des topologies
de taille arbitraire, tout en vérifiant la deuxième loi de puissance.

Le modèle est basé sur le modèle de Fabrikant, Koutsoupias et Papadimitriou [FKP02]. Les
avantages de ce modèle sont l’inclusion de la géographie au travers de la prise en compte
de la position des nœuds, et du développement incrémental du graphe. Nous avons ajouté

5. Mapnet est un outil pour dessiner les noyaux des réseaux de recherche et commerciaux. Voir
http://www.caida.org/tools/visualization/mapnet/Backbones/.
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Fig. 2.3: Diagramme “Hop-plot” des topologies générées

l’agrégation de liens pour créer des graphes qui ne soient pas uniquement des arbres. Nous
permettons le changement de la mesure au “centre du graphe”. Les topologies engendrées
sont prometteuses puisqu’elles vérifient certaines lois de puissance, et donnent des paramètres
semblables à ceux d’Internet.

Cependant, il faut continuer à travailler pour améliorer le nombre de nœuds de degré 1 et
pour vérifier toutes les lois de puissance, comme celles qui ont une relation avec la taille
des arbres et le rang proposées par Magoni et Pansiot [MP01]. Il faudra aussi inclure une
information relative à la population pour placer les nœuds, ce qui nous donnera une topologie
plus réaliste au niveau géographique. En effet notre modèle connecte les nouveaux nœuds en
optimisant une fonction qui prend déjà en compte les distances géographiques et les distances
dans le réseau.

Un autre point ouvert est d’établir comment varient les paramètres avec la taille du réseau.
Une approche sur les lois de puissance est donnée par Winick et Jamin [WJ02].
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Fig. 2.4: Modèle d’Internet avec ξ = γ = 0.001
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Fig. 2.5: Modèle d’Internet avec ξ = γ = 0.03
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Fig. 2.6: Réseau UUNET
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Chapitre 3

Communications multipoint

Internet est né dans les années 70 pour être un réseau d’interconnexion entre ordinateurs. Il
fonctionnait selon le paradigme “client-serveur”. Dans ce cadre, un ordinateur devient serveur
d’un autre qui est client. Toutes les applications ont donc été développées dans le mode
point-à-point (“unicast”). La pile de protocoles TCP/IP (TCP est pour “Transport Control
Protocol” et IP est pour “Internet Protocol”) a été mise en œuvre pour rendre possibles
et efficaces les communications point-à-point. Or, Internet s’est ensuite considérablement
agrandi, et de nouveaux besoins sont apparus. Parmi ces derniers, les applications multipoint
(“multicast”) correspondent à un besoin croissant, par exemple, la diffusion d’une radio sur
Internet, ou le partage d’un tableau blanc virtuel. Ces nouvelles applications ont donné
lieu au développement de nouvelles techniques de routage multipoint.

Sur Internet, on cherche toujours à concevoir des protocoles les plus simples possibles afin
de permettre des implémentations rapides. Il y a concurrence entre la vitesse des liens et les
capacités de calcul du matériel. Le paradigme qui s’applique généralement est le suivant : si
l’algorithme de routage est simple, alors on peut trouver des moyens pour le faire tourner sur
n’importe quelle technologie de communication. Il convient cependant de modérer ce point de
vue. En effet, on peut profiter des progrès effectués sur l’architecture des processeurs pour
proposer maintenant des algorithmes certes plus complexes, mais plus performants aussi.
Par exemple une solution triviale pour les communications multipoint est l’utilisation de
l’inondation dans tout le réseau. Cette solution surcharge tout le réseau avec des paquets
qui ne concernent pas la plupart des utilisateurs, et est donc uniquement applicable dans
le cas où le réseau est petit. Les protocoles multipoint sont un peu plus complexes que les
protocoles point-à-point, mais le gain en performance peut être significatif.

Dans ce chapitre nous présenterons tout d’abord un état de l’art des protocoles multipoint
actuels. Cette étude nous permettra de mettre en évidence certains problèmes inhérents aux
communications multipoint.

Nous présentons ensuite deux protocoles dédiés aux communications multipoint. Le protocole
MSDA retourne l’ordre optimal d’envoi de messages à l’intérieur d’un arbre multipoint. Nous
avons étudié l’amélioration potentielle pour un réseau réel où les temps de transmission ttrans

des liens et de commutation tcomm des nœuds peuvent varier significativement. Nous allons
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montrer que si ttrans < c · tcomm, l’amélioration apportée par MSDA est d’au moins 10% dès
que c ≤ 6.

Enfin, nous proposons le protocole MCT, permettant de construire un arbre multipoint
minimisant un paramètre de QoS spécifié. MCT explore plusieurs routes entre la source et
les destinations. Cela est rendu possible en se basant sur un autre protocole : le protocole
MPDR. Ce dernier protocole maintient des chemins multiples dans les tables de routage.
Pour chaque destination, MPDR maintient en chaque nœud v une route qui passe par chaque
voisin de v. Utilisant MPDR, MCT est capable d’explorer, pour chaque membre v du groupe
multipoint, tous les chemins de longueur au plus ρ · d + r, où d est la distance entre la
racine (ou “cœur”) de l’arbre et v, et ρ et r sont deux paramètres du protocole. Le nombre
de messages générés par MCT pour construire son arbre dépend donc de ρ et de r. Nous
montrons que les arbres obtenus sont déjà très proches de l’arbre optimal pour des petites
valeurs de ρ et de r, typiquement ρ = 1 et r = 2.

3.1 Quelques algorithmes multipoint connus

Cette section est dédiée à un bref état de l’art des protocoles multipoint proposés jusqu’à ce
jour. Nous respecterons l’ordre arbitraire chronologique.

Les réseaux LAN (“Local Area Network”) permettent la diffusion de façon inhérente, et la
communication multipoint peut donc être faite en profitant de cette propriété. Par contre
il n’existe pas de mécanisme de diffusion naturel dans les réseaux WAN (“Wide Area Net-
work”). Le protocole IGMP (“Internet Group Management Protocol”) prend en charge l’in-
terconnexion entre les protocoles multicast des réseaux LAN et WAN, et même s’il n’y a
que des LANs. Ce protocole s’occupe de maintenir sur chaque routeur de sortie d’un LAN
une table de routage. Cette table contient la liste de tous les nœuds qui sont membres de tel
ou tel groupe multicast. Le routeur de sortie du LAN est en charge de diffuser les messages
multicast dans le LAN s’il existe au moins un membre de ce groupe dans le LAN. Dans la
suite nous ne descendrons pas au niveau LAN (dont le routeur est la sortie que les messages
multipoint du LAN utilisent pour gagner le reste du réseau WAN).

Remarque. Internet est en fait une union de systèmes autonomes. Un système autonome
est un réseau WAN, et ses réseaux LANs associés ont une administration commune. On
parlera donc très souvent d’intra-domaine pour caractériser l’intérieur du domaine, et d’inter-
domaine pour faire référence à l’interaction entre les domaines.

3.1.1 DVMRP

Le protocole DVMRP (pour “Distance Vector Multicast Routing Protocol”) a été le premier
protocole proposé pour les communications multipoint. Son appellation vient de la méthode
utilisée pour la construction des arbres. La méthode de la “distance vectorielle” avait en
effet déjà été mise en œuvre pour le premier algorithme de routage distribué point-à-point :
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le protocole RIP (pour “Routing Information Protocol”). Ce dernier protocole se sert de
l’algorithme de Ford-Fulkerson pour calculer les tables de routage. Ces tables contiennent,
pour toute destination u, la distance mesurée en nombres de sauts entre le nœud courant et
u. Pour construire ces tables, les routeurs échangent leurs vecteurs de distance (contenant
toutes les paires {destination,distance}). Après un nombre fini d’échanges, tous les routeurs
ont leur table à jour.

Intra-domaine, DVMRP construit ses arbres multipoint en utilisant l’inondation et l’élagage
de la manière suivante. La source s inonde le réseau avec un message M contenant le numéro
m du groupe multipoint. Un nœud v recevant le message pour la première fois marque alors
l’interface physique sur laquelle il a reçu le message comme interface d’entrée pour le groupe
m. Le nœud voisin de v à travers cette interface est appelé le père de v. Pour éviter que tout
le réseau soit inondé par les messages de tous les groupes multipoint, une procédure permet
d’élaguer les chemins qui ne sont pas concernés par un groupe. Cette procédure se sert de
l’information du protocole IGMP pour savoir s’il y a dans un réseau LAN des membres d’un
groupe multipoint déterminé. S’il n’y a pas de membre, le LAN envoie un message d’élagage.
Chaque routeur qui reçoit ce message le renvoie à son père si et seulement si il n’y pas de
membres de ce groupe atteignables au travers de ses autres interfaces de sortie. De cette
manière, DVMRP assure l’élimination de tous les chemins non nécessaires. Pour assurer la
connectivité, DVMRP élimine périodiquement ses filtres d’élagage. Il élimine également ses
filtres dès qu’un nouveau client arrive dans le groupe. Chaque routeur garde finalement dans
une table l’interface d’entrée i associée au numéro m du groupe, et les interfaces qui sont
élaguées. À partir de sa table, un routeur pourra renvoyer tous les messages multicast qui
arrivent par l’interface i et qui appartiennent au groupe m à toutes les interfaces qui ne sont
pas élaguées.

Entre domaines DVMRP procède à partir de la construction de tunnels, c’est-à-dire d’inter-
connexion entre routeurs spécifiés qui appartiennent aux deux domaines. Un tunnel consiste
en un canal virtuel entre deux routeurs. Ce canal ressemble à une connexion physique du
point de vue du protocole. La mise en place de ces tunnels se fait “à la main”, suite à un
accord entre les administrateurs des deux domaines.

Remarque. DVMRP construit un arbre par source et par groupe multipoint, ce qui peut
être coûteux en ressources. Ainsi, bien que le protocole soit simple, le nombre d’états main-
tenus par les routeurs peut être très élevé.

Actuellement, DVMRP est un protocole standardisé sur Internet. Il est utilisé de manière
expérimentale dans le réseau Abilene [wwwc].

3.1.2 MOSPF

MOSPF [Moy97a] (pour “Multicast Open Shortest Path First”) est un protocole dérivé
d’OSPF. OSPF est un protocole pour les communications point-à-point. Dans OSPF, chaque
routeur connâıt le graphe de tout le réseau. Cette information est maintenue par inondation
de messages. Les routeurs se servent de la connaissance de tout le graphe pour construire
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un arbre en utilisant l’algorithme de Dijkstra. Évidemment, cette inondation peut introduire
beaucoup de trafic dans le réseau si sa taille est grande. Ainsi OSPF est conçu pour opérer
intra-domaine, où il y a une administration centralisée. OSPF a la possibilité d’utiliser plu-
sieurs métriques, par exemple le délai moyen ou le nombre de sauts. Notons qu’il est possible
de fragmenter un domaine pour éviter des inondations dans tout le réseau. Il y a cependant
des contraintes topologiques pour que cette fragmentation fonctionne. En particulier, tous les
sous-domaines doivent se connecter au sous-domaine central, formant une étoile au niveau
des connexions entre sous-domaines.

MOSPF profite de la connaissance de tout le graphe du réseau pour construire un sous-
arbre de l’arbre obtenu pour les communications point-à-point, et cela pour chaque source et
chaque groupe multipoint (la construction de l’arbre devient un peu plus complexe dans le
cas de fragmentation du domaine). Les arbres multipoint obtenus sont donc unidirectionnels.

Bien que MOSPF soit une extension logique du protocole OSPF, il a les mêmes problèmes que
le protocole DVMRP. En particulier, le nombre d’états dans chaque routeur reste important
à cause de la construction d’un arbre pour chaque source. De plus, la construction de chaque
arbre demande des temps de calcul important sur chaque routeur qui utilise l’algorithme
de Dijkstra (cet algorithme a une complexité O(n · log n)). Enfin, pour que MOSPF puisse
opérer inter-domaine, il faut la mise en place de tunnels. Ce mécanisme n’est toutefois pas
encore implémenté dans la version actuelle de MOSPF. L’interaction LAN-WAN est toujours
laissée au protocole IGMP.

3.1.3 CBT

CBT [BFC93, Bal97] (pour “Core-Based Tree”) a été le premier protocole utilisant un arbre
partagé. CBT construit en effet un unique arbre pour chaque groupe multicast. Cet arbre
est partagé entre toutes les sources. De cette manière, CBT limite le nombre d’états dans
chaque routeur. CBT se base sur un arbre bidirectionnel, de sorte que tous les routeurs
puissent envoyer des paquets d’information en faisant une diffusion dans l’arbre multipoint.
La distance entre deux membres d’un groupe multipoint utilisant CBT est au plus le double
de celle obtenue en utilisant RSP [Wax88]. Étant donné que les arbres partagés réduisent le
nombre d’états dans les routeurs, le bilan reste donc positif.

La construction de l’arbre commence à un nœud spécifique : la racine (appelé “cœur” dans
CBT). A partir de la racine, tous les nouveaux clients se connectent en utilisant le chemin
le plus court obtenu à partir du protocole point-à-point sous-jacent.

L’utilisation d’une racine pose quelques problèmes. Ainsi, comment choisir la meilleure ra-
cine? Comment la modifier lorsque le groupe évolue (par exemple quand plusieurs membres
changent pendant le déroulement de l’application multipoint)? Ces problèmes doivent toute-
fois être modérés par la constatation que l’unique fonction différentielle de la racine apparâıt
lors de l’étape de connexion des nouveaux membres. Une fois que cette étape est passée, la
racine se comporte comme un nœud quelconque dans l’arbre : il renvoie les messages. L’arbre
peut toutefois être déséquilibré si la racine n’est pas au “centre” du groupe.
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Remarque. Une caractéristique de CBT est de pouvoir s’utiliser intra-domaine et inter-
domaine.

Le défaut le plus important de CBT apparâıt lorsque de nombreuses sources engendrent
beaucoup de trafic. Dans ce cas, les liens de l’arbre unique sont très chargés, à l’inverse du
cas où les sources peuvent construire chacune leur arbre, ce qui permet de mieux distribuer
le trafic dans le réseau.

Actuellement CBT est un protocole standardisé dans Internet. Il s’utilise de manière
expérimentale dans le réseau Abilene [wwwc].

3.1.4 PIM-SM

PIM-SM [DEF+94, EFH+98] (pour “Protocol Independent Multicast - Sparse Mode”) a été
défini presque en même temps que CBT. Il construit un arbre partagé comme CBT, mais
permet cependant également de construire des arbres dédiés aux sources générant un trafic
important.

La construction de l’arbre partagé est faite à partir d’une racine (point de rendez-vous dans
la terminologie PIM-SM). Les clients s’agrègent en suivant le plus court chemin généré par
le protocole de communication point-à-point sous-jacent. L’arbre est unidirectionnel. Les
sources envoient leurs paquets à la racine, et c’est cette racine qui distribue les paquets. S’il
y a une source qui envoie beaucoup de trafic, elle peut se construire un arbre propre, avec
les plus courts chemins entre la source et toutes les destinations. Cette procédure opère de
façon à passer d’un arbre partagé à un arbre enraciné en une source de fort débit. Si la source
diminue son trafic, elle ne revient cependant pas à l’arbre partagé.

Remarque. Pour garder leur connexion, les membres d’un groupe doivent envoyer périodi-
quement des messages de connexion. Ceci engendre un trafic supplémentaire pour maintenir
la connectivité.

PIM-SM utilise une fonction de hachage pour sélectionner le nœud de rendez-vous parmi
certains routeurs qui participent à l’arbre multipoint (sélectionnés selon le mécanisme décrit
dans [DEF+94, EFH+98]). Cette méthode assure la réélection du nœud de rendez-vous si
l’actuel a disparu.

Ce protocole est prévu pour fonctionner intra et inter-domaine. Toutefois, s’il y a plusieurs
groupes multicast avec quelques sources de trafic élevé, le problème du nombre d’états dans
les routeurs se produit de nouveau.

Actuellement, PIM-SM est standardisé pour Internet. Il s’utilise de manière expérimentale
dans le réseau Abilene [wwwc].
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3.1.5 YAM

YAM [CC97] (pour “Yet Another Multicast protocol”) est le premier protocole proposé
capable de prendre en compte la qualité de service (“Quality of Sevice” ou “QoS”). De plus,
YAM utilise une autre méthode pour la construction des arbres multipoint, la construction
gloutonne. Un nouveau membre se connecte en cherchant le point de l’arbre multipoint le
plus proche de lui. Plus précisément, un nouveau membre commence à chercher à distance 1
(ses voisins), puis 2, puis 3, etc. S’il ne trouve pas l’arbre à distance d, il cherche à distance
d + 1. Ce processus est répété jusqu’à ce qu’il trouve l’arbre. Cette méthode d’agrégation à
l’avantage d’être simple. Les arbres obtenus sont toutefois différents de ceux produits par la
technique des plus courts chemins au nœud de contact (racine, cœur, ou point de rendez-
vous). Nous étudierons ces différences à la section 4.2.3.

Pour inclure la QoS il faut que le nouveau membre cherche plusieurs chemins, et qu’il compare
la QoS de chaque chemin pour choisir celle qui est la meilleure. Les paramètres de QoS
considérés sont statiques. Par exemple, la bande passante, ou le délai des liens.

YAM est proposé tant intra-domaine comme inter-domaine. Les arbres inter-domaine construit
par YAM sont partagés, et la racine est le routeur de sortie du système autonome de la source.
Notons que YAM propose aussi un mécanisme d’élection de la racine en cas de défaut de la
racine courante.

3.1.6 QoSMIC

QoSMIC [FBP98] (pour “Quality of Service sensitive Multicast Internet protoCol”) partage
avec YAM le désir de prendre en compte la QoS. QoSMIC construit des arbres partagés
ou des arbres dédiés à une source. A différence de YAM, QoSMIC utilise des paramètres
dynamiques, comme la bande passante disponible ou le délai produit par l’attente dans le
tampon d’un lien.

L’agrégation de nouveaux clients se fait de la même manière que YAM, c’est-à-dire de façon
gloutonne. Cela permet à QoSMIC d’opérer aussi bien intra qu’inter-domaine. De plus QoS-
MIC permet une deuxième méthode d’agrégation de nouveaux clients : la recherche à dis-
tance. Cette méthode est effectuée par un routeur spécifique (le manager) qui cherche les
meilleurs candidats parmi les routeurs qui appartiennent à l’arbre. Ce sont les routeurs can-
didats qui envoient des messages vers le nouveau membre, collectant les paramètres de QoS
correspondants au chemin connectant chaque candidat au nouveau membre. Le nouveau
membre choisit alors le candidat auquel il se connecte. Cette méthode permet d’obtenir
de très bonnes performances en inter-domaine car on évite la recherche locale (distance
1, 2, 3, . . .).

Remarque. QoSMIC utilise des arbres partagés, ce qui induit les problèmes classiques liés
à un cœur (dont la sélection n’est pas le moindre).
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3.1.7 MIP

MIP [PGLA97] (pour “Multicast Internet Protocol”) a la propriété de créer des arbres mul-
ticast à partir des sources, et à partir des membres. Il supporte des arbres partagés et des
arbres enracinés à la source. De plus, MIP permet la transformation des arbres, de partagés
à non-partagés et vice-versa, de manière dynamique, selon la quantité de trafic des sources.
Les arbres sont construits à partir d’une racine qui peut être soit une source, soit un membre
du groupe. MIP maintient de plus un anneau entre la racine est ses voisins afin de remplacer
la racine le cas échéant.

Remarque. Il a été démontré formellement que MIP ne génère pas de boucles, à aucun
instant de l’exécution, et ceci même si les tables de routage point-à-point ont des boucles
pendant un court instant. Malheureusement, la procédure de vérification peut générer une
charge de trafic importante pendant la construction de l’arbre.

La construction des arbres initiés par les membres se fait en utilisant la technique gloutonne.
Les arbres construits par les sources le sont selon les plus courts chemins. Dans ce cas on
parle de “Shortest Path” par opposition à “Reverse Shortest Path” (RSP) parce que les
chemins sont dans le sens direct, de la source vers les membres.

3.1.8 BGMP

BGMP [KTA+98] (pour “Border Gateway Multicast Protocol”) est un protocole multicast
basé sur le protocole point-à-point BGP (pour “Border Gateway Protocol”). Comme BGP,
BGMP est un protocole inter-domaine. Il s’occupe de recueillir l’information des systèmes
autonomes, et de respecter leurs contraintes. BGMP peut également faire l’attribution des
adresses multipoint, c’est-à-dire la classe “D” d’adressage IP.

La construction des arbres BGMP est faite à partir de l’information des tableaux BGP, et
elle utilise la technique RSP. BGMP construit un arbre partagé pour chaque groupe. Cet
arbre est bidirectionnel. Le cœur est tout un système autonome complet, et donc tous les
routeurs supportant BGP peuvent devenir potentiellement cœur. Cela simplifie l’élection du
cœur et permet d’avoir le cœur dans un domaine où il y a des sources et des membres.
Les tables BGMP contiennent les contrats entre les différents systèmes autonomes (les poids
assignés aux liens sont généralement choisis par les administrateurs).

Remarque. La sélection des adresses multipoint est un problème complexe dans un réseau
d’administration distribué. Le nombre de ces adresses est limité. BGMP utilise donc le proto-
cole MASC (pour “Multicast Address-Set Claim”) pour obtenir une adresse. MASC s’occupe
de maintenir de façon hiérarchique et dynamique l’attribution d’adresses dans tous les do-
maines. La structure hiérarchique lui permet d’être capable de supporter les changements
d’échelle (Internet est en constante croissance). La procédure pour attribuer une adresse
est du type “écoutez et réclamez” avec détection des adresses déjà utilisées.
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3.1.9 SM

SM [PBC+99] (pour “Simple Multicast”) est un protocole conçu pour “être simple”. Son
objectif est de profiter des avantages de tous les autres protocoles pour servir intra et inter-
domaine. L’architecture de ce protocole ressemble à celle de CBT. Il construit des arbres par-
tagés avec agrégation des clients en utilisant les plus courts chemins (RSP). Les arbres sont bi-
directionnels. Un problème soulevé par SM lors de son utilisation inter-domaine est l’attribu-
tion des adresses. SM propose d’identifier le groupe avec la paire {address of core,multicast address}.
Cette identification permet d’une part la minimisation du temps pour obtenir une adresse
multipoint, et offre d’autre part un nombre suffisant d’adresses multipoint grâce à l’agran-
dissement de l’espace d’adressage. La construction d’un arbre multipoint est simplifiée en
évitant la demande d’une adresse unique de la classe “D” d’IP. Le nœud qui sert de cœur
est connu de tous les membres (par exemple, ils peuvent l’obtenir d’une page Web).

Les auteurs de SM ont conçu une procédure d’installation compatible avec les autres proto-
coles de multicast. Cela est important pour pouvoir faire éventuellement une migration d’un
protocole de multicast vers le protocole SM. Une autre caractéristique importante de SM est
qu’il détecte l’apparition de boucles.

3.1.10 Comparaison des protocoles

Ce chapitre effectue une comparaison rapide des protocoles multipoint présentés dans les sec-
tions précédentes. La comparaison est focalisée principalement sur les méthodes de sélection
des chemins pour construire l’arbre multipoint. La qualité des communications dépend en
effet fortement des chemins que les paquets suivent. Nous avons retenu certains critères qui
permettent d’étudier la construction des arbres multipoint. Ces critères sont les suivants.

Type de connexion. C’est-à-dire les différentes manières pour relier les sources et les
membres d’un groupe. Il y en a principalement deux : les arbres partagés entre toutes
les sources, et les arbres dédiés à chaque source.

Construction. C’est-à-dire les techniques de construction des arbres multipoint. Celles-ci
sont principalement l’utilisation du protocole point-à-point sous-jacent (“unicast”), la
recherche de chemins multiples, ou la recherche en largeur. Ces techniques opèrent de
manières différentes, mais les résultats de l’agrégation des membres peuvent être assez
semblables.

Agrégation des membres. C’est-à-dire la méthode pour ajouter un nouveau client qui
arrive. Les méthodes typiques sont RSP (pour “Reverse Shortest Path”) ou gloutonne.
La technique RSP construit un plus court chemin du membre à la source. On notera
SP (pour “Shortest Path”) le cas d’un plus court chemin de la source vers un membre
du groupe multipoint.

Qualité de service. C’est-à-dire la capacité des protocoles multipoint de pouvoir construire
des arbres avec une qualité de service (“QoS”) donnée.
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Connexion Construction Agrégation

DVMRP Source-Dédié Diffusion/Élagage RSP
MOSPF Source-Dédié OSPF + Groupe SP
CBT Partagé P.-à-P. RSP

PIM-SM Shrd & S-D P.-à-P./Élagage RSP
YAM Partagé Multiples chemins Gloutonne
QoSMIC Part. & S-D Multiples chemins Gloutonne
MIP Part. & S-D Recherche en largeur SP & Gloutonne
BGMP Part. & S-D BGP RSP
SM Partagé P.-à-P. RSP

QoS Mise à jour Boucles Domaine

DVMRP Non Périodique - Intra
MOSPF Non Selon point-à-point - Intra
CBT Non No - Intra, Inter
PIM-SM Non Partagé → Source-Dédié - Intra, Inter
YAM Oui No - Intra, Inter
QoSMIC Oui Partagé → Source-Dédié Non Intra, Inter
MIP Non Selon point-à-point Non Intra, Inter
BGMP Non Selon point-à-point - Inter
SM Non Selon point-à-point Non Intra, Inter

Tab. 3.1: Propriétés des protocoles multipoint

Mise à jour. C’est-à-dire le contrôle pour maintenir les données utilisées par les commu-
nications multipoint. Le nombre de messages de contrôle peut être important et ils
chargent le réseau. Nous ferons la distinction entre les messages qui s’occupent d’ar-
ranger l’arbre, et ceux qui s’occupent de transmettre les changements des conditions
du réseau. Les premiers messages sont générés suite à un changement important du
groupe. Les deuxièmes sont générés en relation avec la situation générale du réseau.

Boucles. C’est-à-dire l’aptitude à la prévention des boucles dans les protocoles de routage.
Dans une situation stable, il n’y a pas de boucles dans aucun protocole. Cependant,
il peut y en avoir pendant la construction des chemins. Il existe toutefois certains
protocoles qui n’ont pas de boucles, à aucun moment de leur exécution

Domaine. C’est-à-dire le domaine d’opération des protocoles : intra-domaine ou inter-domaine.

Le bilan de la comparaison entre les protocoles multipoint est donné dans le tableau 3.1.

La plupart des protocoles ont été conçus pour permettre une connexion entre les membres,
mais certains ne se préoccupent guère de savoir si les routes sélectionnées ont une bonne
qualité. En effet, cette qualité dépend en fait souvent de l’application. Pour des applications
temps réel, le but est de faire arriver les paquets dans un temps borné. Donc un taux élevé
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de perte de paquets peut empêcher l’accomplissement de ce but. Pour des applications de
transmission de données, le but est de les transférer le plus vite possible. Une perte de paquets
importante implique des retransmissions, et par conséquent une diminution du débit. De plus,
si les demandes de retransmission des paquets sont faites par les applications, cela augmente
le temps de réception (mécanismes complexes à couche application). Il existe des protocoles
qui offrent une couche transport assurant l’arrivée des messages à tous les membres d’un
groupe multipoint (voir par exemple le article de Rhee, Balaguru et Roukuskas [RBR98]).
Cela demande un minimum de qualité de service pour les applications multipoint. Dans le
cas où le protocole multipoint utilisé est sans QoS, l’unique manière de fournir cette qualité
minimum est d’augmenter les ressources, comme par exemple la capacité des liens.

Tous les protocoles qui n’ont pas de QoS se basent sur le protocole de routage point-à-point
sous-jacent, sauf MIP. Les deux protocoles qui supportent la QoS sont YAM et QoSMIC.
Ils utilisent la méthode gloutonne. Ils cherchent des routes pour connecter le nouveau nœud
en comparant différents chemins qui le relient à l’arbre courant. Ces chemins sont trouvés
en suivant les tables de routage point-à-point. Il y a donc une limitation dans le choix de la
route. C’est un point que nous chercherons à améliorer dans cette thèse.

Un autre aspect important des protocoles est le type de connexion possible (arbres partagés
ou dédiés à chaque source). Les arbres partagés permettent de minimiser le nombre d’états
dans les routeurs pour le cas des groupes de grande taille ayant un grand nombre de sources.
Mais à l’inverse, si une source envoie beaucoup de trafic, alors les arbres dédiés sont une
meilleure solution. Les protocoles qui supportent les deux types d’arbres sont PIM-SM,
QoSMIC et MIP.

La mise à jour de l’arbre engendre du trafic mais permet d’actualiser l’arbre en cas de modifi-
cations importantes. Les situations nécessitant une mise à jour de l’arbre sont principalement
une modification des membres du groupe, l’apparition d’une source avec un trafic très élevé,
et une modification des paramètres de QoS. Le plus important est que le trafic engendré
dans l’arbre soit petit. Si l’apparition soudaine d’une source qui envoie beaucoup de trafic
n’est pas très fréquente alors le trafic engendré par le trafic de contrôle reste faible.

Le domaine d’opérations des protocoles est un critère de comparaison important. Opérer au
niveau des systèmes autonomes, c’est-à-dire de façon intra-domaine, limite le trafic engendré
pour mettre en œuvre le protocole. C’est la raison pour laquelle DVMRP et MOSPF sont
intra-domaine. Il n’existe qu’un seul protocole pour le routage point-à-point inter-domaine,
le protocole BGP. Cela limite les choix pour les routes. Et bien sûr le protocole MBGP est
naturellement le plus adapté à opérer à ce niveau.

En conclusion, le protocole multipoint idéal devrait supporter un minimum de QoS, offrir la
capacité de chercher des chemins différents de ceux proposés par le protocole unicast sous-
jacent, supporter à la fois les arbres partagés et dédiés, et opérer aux deux niveaux intra et
inter-domaine, le tout en engendrant le moins de trafic de contrôle possible.
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3.2 Minimisation du délai dans un arbre de multicast

Nous avons vu dans la section 3.1 que tous les protocoles de communication multipoint
proposés jusqu’à ce jour sont basés sur un (ou plusieurs) arbre(s) couvrant des nœuds du
groupe. L’arbre étant construit, les protocoles procèdent par diffusion de messages dans cet
arbre. Le délai total d’une communication multipoint (c’est-à-dire le temps entre l’envoi
d’un message par la racine de l’arbre et la réception de ce message par tous les membres
du groupe) est un paramètre qu’il convient de minimiser. Dans cette section nous proposons
un algorithme distribué pour l’ordonnancement de l’envoi des messages dans un arbre. Cet
algorithme permet de minimiser le délai total d’un multicast dans l’arbre. Nous montrons que
l’efficacité de cet algorithme dépend fortement du rapport entre le temps de commutation
des nœuds et le temps de transmission des liens. Nous montrons qu’il existe des technologies
de réseaux pour lesquelles cet algorithme permet d’améliorer significativement le délai d’une
communication multipoint. Notre algorithme distribué est basé sur un algorithme centralisé
proposé par Slater, Cockayne et Hedetniemi [SCH81]. Ce dernier algorithme est défini pour
le modèle de communication “temps-constant 1-port” : chaque paquet est supposé prendre
un temps unitaire pour transiter d’un nœud à un voisin, et un nœud ne peut envoyer un
message qu’à au plus un voisin à chaque unité de temps. Notre algorithme généralise ces
hypothèses pour pouvoir être appliqué dans un cadre plus réaliste. Il pourrait être mis en
œuvre de façon aisée sous forme d’un protocole complémentaire des protocoles de multicast
classiques.

3.2.1 Algorithme distribué d’ordonnancement des messages

Nous supposons donné un arbre de multipoint construit par un des protocoles décrits dans
l’état de l’art de la section précédente. Nous nous concentrons sur l’envoi d’un message de la
racine de l’arbre à tous les membres du groupe. Notons que si tous les membres du groupe
appartiennent à l’arbre, il peut bien sûr y avoir d’autre nœuds dans l’arbre pour assurer sa
connexion. Le message arrivera à tous les nœuds qui appartiennent à l’arbre. Nous utiliserons
le modèle simplifié suivant. Un routeur est modélisé comme une file d’attente à une entrée
et un processeur central qui utilise l’adresse de destination de chaque paquet pour choisir la
file d’attente de sortie adéquate.

Nous utilisons le modèle suivant :

– Un lien e a un temps de transmission ttrans(e). C’est-à-dire qu’un paquet partant de u
au temps t, et transmis sur le lien e = (u, v), arrivera en v au temps t + ttrans(e). Le
paramètre ttrans(e) est la somme des temps d’attente dans la file d’attente du lien e et
du temps de traversé du lien e.

– Un nœud v a un temps de commutation tcomm(v). Plus précisément tcomm(v) est le
temps d’attente dans la file d’entrée plus le temps nécessaire au nœud v pour distribuer
un paquet dans les files d’attente de sortie. Ainsi,un paquet arrivant en v au temps
t quittera v sur le premier lien au temps t + tcomm(v), sur le second lien au temps
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t + 2tcomm(v), etc. En général le paquet arrivera à l’autre extrémité du k-ème lien e
incident à v au temps t + k · tcomm(v) + ttrans(e), et le nœud v est libre dès le temps
t + k · tcomm(v).

Par exemple, le modèle “temps-constant 1-port” correspond à ttrans(e) = 0 pour tout lien
e, et tcomm(v) = 1 pour tout nœud v. Le modèle “temps-constant all-port” correspond à
ttrans(e) = 1 pour tout lien e, et tcomm(v) = 0 pour tout nœud v. Le rapport ttrans/tcomm sera
le critère dominant de l’efficacité du protocole présenté dans cette section. Si ttrans/tcomm est
grand alors notre protocole n’aura guère d’intérêt pratique. Par contre, si ttrans/tcomm reste
raisonnablement faible, alors notre protocole offrira un avantage. Nous serons plus explicite
sur les termes “raisonnablement faible” et “avantage” dans la suite du chapitre.

Notre protocole est nommé MSDA, à partir de la terminologie anglophone “Multicast Sche-
duling Distributed Algorithm”. MDSA a deux composantes : la première consiste en l’al-
gorithme d’ordonnancement des appels SA (pour “Scheduling Algorithm”) ; la deuxième
consiste en l’algorithme d’envoi des messages SMA (pour “Scheduled Multicast Algorithm”).
SA est la version distribuée de l’algorithme de [SCH81].

La description de l’algorithme SA est donné dans la table 3.2.

Considérons un arbre T = (V, E) où V est l’ensemble des nœuds (ou routeurs), et E est
l’ensemble des liens de communication. Supposons que tous les nœuds de T soient capables
d’exécuter un protocole multipoint. L’algorithme d’ordonnancement SA s’exécute en parallèle
dans tous les nœuds de T . Chaque nœud v ∈ V maintient une variable de temps tv et une
permutation σv qui décrit l’ordre dans lequel les communications aux fils doivent se faire. Un
nœud déclenche l’exécution de l’algorithme d’ordonnancement à la réception d’un message
change de son père ou d’un de ses fils. Un nœud quittant l’arbre envoie un message change
à son père avant de quitter l’arbre. L’arrivée d’un nouveau nœud non déjà dans l’arbre
(soit un nouveau membre, soit un nouveau nœud nécessaire à la connexion d’un nouveau
membre) déclenche également l’envoi d’un message change. Un nœud quittant l’arbre est
supposé feuille. En effet, nous ne traitons pas ici du crash d’un nœud, mais du retrait du
nœud d’un groupe multipoint. Si un nœud interne se retire du groupe, il ne participe plus
à l’application (par exemple réception d’une vidéo) mais reste présent dans l’arbre pour le
relais des messages. Un nœud ne quitte l’arbre que s’il ne participe plus à l’application et si
sa présence n’est plus nécessaire pour le relais des messages dans l’arbre. Un nœud ne peut
donc quitter l’arbre que s’il est une feuille.

La fonction Calc() s’occupe d’obtenir le temps t(v) correspondant au nœud local v selon les
temps de ses fils ui pour i ∈ [1, k]. Plus précisément, soit ti le temps d’une diffusion optimale
à partir de ui dans le sous-arbre Ti enraciné en ui. La fonction Calc() reçoit comme argument
l’ensemble T des temps ti, c’est-à-dire T = {t1, . . . , tk}. L’objectif de Calc(T ) est alors de
calculer le temps optimal d’une diffusion à partir de v dans le sous-arbre enraciné en v. Soit
ei = {v, ui} le lien entre v et ui, i = 1, . . . , k. Soit σ une permutation de k éléments telle que

ttrans(eσ(i) + tσ(i)) ≥ ttrans(eσ(i+1) + tσ(i+1)) (3.1)

pour tout 1 ≤ i < k. La fonction calcule Calc(T ) comme le temps t(v) tel que
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Algorithme 3.1

1 Initialisation :

2 t(v)← 0 et σv ← Identite;
3 Envoyer un message (change, t(v)) au père w;
4 Attente des messages :

5 Message du fils ui : (change, t(ui))
6 Faire Calc(T ) à l’instruction 17;
7 Si t(v) a changé, alors envoyer un message (change, t(v)) au père w;
8 Retourner à l’instruction 4;
9 Message du père w : (recalc)
10 Envoyer un message (recalc) à tout fils ui;
11 Après réception de tous les messages (change, t(ui)) des fils ui faire Calc(T ) à l’instruc-

tion 17;
12 Envoyer un message (change, t(v)) au père w;
13 Retourner à l’instruction 4;
14 Message de l’application en v : (change,−1)
15 Si v n’a plus des fils ui, envoyer un message (change,−1) au père w et stop. Sinon,

retourner à l’instruction 4;
16
17 Calc(T ) : /* calcule la permutation σ et le temps tv */

18 Soit T = {t(u1), t(u2), ..., t(uk)} l’ensemble des temps des k fils;
19 Soit σ une permutation sur T telle que

t(uσ(i)) + ttrans({v, uσ(i)}) ≥ t(uσ(i+1)) + ttrans({v, uσ(i+1)});

20 t(v)← max
1≤i≤k

(
i · tcomm(v) + ttrans({v, uσ(i)}) + t(uσ(i))

)
.

21 Retourner t(v) et la permutation σ ;

Tab. 3.2: Algorithme d’ordonnancement des appels SA sur le nœud v

t(v) = max
1≤i≤k

(i · tcomm(v) + ttrans(eσ(i)) + tσ(i)). (3.2)

Le temps de diffusion t(v) est obtenu en informant les fils de v dans l’ordre stipulé par σ,
c’est-à-dire

v envoie le message à ui à la phase σ−1(i). (3.3)

En d’autres termes, v appelle uσ(1) en premier, puis uσ(2), puis uσ(3), etc. Les appels se font
dans l’ordre décroissant des sous-arbres qui nécessitent le plus d’étapes de diffusion en interne.
Nous allons voir dans la suite que cette stratégie d’ordonnancement permet effectivement
d’obtenir un protocole de diffusion optimal à partir de v dans son sous-arbre. Notre protocole
construit le protocole de diffusion à partir de la racine dans tout l’arbre en commençant aux
feuilles, et en remontant vers la racine. Aux feuilles, le temps de diffusion dans le sous-arbre
est nul puisque le sous-arbre est vide. Toutes les feuilles sont donc initialisées à 0. On remonte
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Fig. 3.1: Un exemple d’exécution de SA

dans l’arbre en appliquant le calcul de l’équation 3.2 à partir de la permutation σ vérifiant
l’équation 3.1.

Exemple. La figure 3.1 montre un exemple d’exécution de l’algorithme SA pour un arbre
de 12 nœuds où tcomm = 1 et ttrans = 0. Supposons d’abord que l’arbre est statique et
concentrons nous sur la partie Calc(T ) à l’instruction 17 de SA. Toutes les feuilles v sont
marquées tv = 0. Le nœud f est l’unique nœud qui a un seul fils, donc tf = 1 parce
qu’envoyer un message à son sous-arbre prend une unité de temps. Le père c de f a deux fils.
Par conséquent, il devra utiliser la formule de l’équation 3.2 de la table 3.2. Comme tf > te,
on a t1 = tf = 1 et t2 = te = 0. Ainsi tc = max{tf + 1, te + 2} = 2. Le temps total pour faire
la diffusion dans le sous-arbre enraciné au nœud c est bien 2. La permutation σc = {f, e}
spécifie que le premier nœud à être informé est f , et le deuxième est e. On continue avec le
nœud d qui a deux feuilles. Comme toutes les deux ont le même temps t = 0, on peut choisir
l’ordre d’envoi arbitrairement et td = 2. Au nœud b, on a tb = max{tc +1, td +2} = 4 (ici on
peut encore choisir arbitrairement l’ordre car tc = td). Finalement, en appliquant le calcul à
tout l’arbre on obtient ta = 5 qui est le temps minimal pour faire une diffusion dans l’arbre
de la figure 3.1. Dans la figure 3.1, le temps auquel un nœud est informé est indiqué sur les
arêtes entrantes.

Supposons maintenant que trois nœuds se connectent à l’arbre, dans l’ordre x, y et z. L’ar-
rivée de x fait changer te = 1 et tc = 3. Par contre, tb ne change pas. Donc le temps de
diffusion de l’arbre ne change pas. Si on ajoute y, te = 2 et tc = 3, et tb ne change toujours
pas. Néanmoins la permutation σc = {e, f} change afin de maintenir le temps de diffusion
global ta = 5. Finalement, lorsqu’on ajoute z, le temps de diffusion global augmente parce
que te = 3, tc = 4, tb = 5, et ta = 6. Remarquons qu’il est possible d’ajouter le nœud z dans
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une autre partie de l’arbre sans que le temps de diffusion global n’augmente. Cependant SA
s’occupe seulement de trouver le temps optimal de diffusion, et ne s’occupe pas d’optimiser
l’agrégation des membres du groupe, ce qui relève du protocole de construction de l’arbre
sous-jacent.

L’algorithme SMA qui s’occupe d’envoyer les messages est décrit dans le tableau 3.3.

Algorithme 3.2

1 Pour chaque message multipoint reçu du père, faire :
2 Envoyer le message aux fils u1, . . . , uk selon l’ordre de la permutation σv obtenu par l’algo-

rithme 3.2. C’est-à-dire envoyer à ui à la phase σ−1(i)

Tab. 3.3: Algorithme SMA pour le nœud v

Propriété 3.1 L’algorithme MSDA satisfait les propriétés suivantes :

1. Le temps de multicast dans l’arbre est minimal.

2. La complexité local du calcul de tv et de σv est O(k log k) pour un nœud v ayant k fils.

3. La complexité de l’espace de stockage local est O(k).

Preuve. Soit v un nœud d’un arbre T enraciné en r, et soit u1, . . . , uk ses k fils. Soit Ti le
sous-arbre de T enraciné en ui, et soit ei = {v, ui}. Soit ti = ttrans(ei)+ b(ui, Ti). En d’autres
termes, ti est le temps ttrans(ei) de traverser le lien ei, plus le temps b(ui, Ti) de diffusion
optimale dans Ti à partir de ui. Pour prouver la propriété 1, soit σ la permutation au nœud v,
telle que pour tout i < j, tσ(i) ≥ tσ(j). Dans notre protocole d’ordonnancement des messages,
ui est informé par v à la phase σ−1(i), et reçoit le message au temps σ−1(i)·tcomm(v)+ttrans(ei).
Le temps global de notre protocole d’ordonnancement est max1≤i≤k(i · tcomm(v) + tσ(i)).

Supposons que l’ordonnancement optimal ne respecte pas l’ordre σ, mais une permutation
β 6= σ, c’est-à-dire v informe uβ(i) à la phase i.

Si β vérifie que, pour tout i < j, tβ(i) ≥ tβ(j), alors les temps de diffusion induits par les
permutations σ et β sont identiques.

S’il existe une paire (i, j), i < j et tβ(i) < tβ(j), alors inversons les appels i et j de l’ordonnan-
cement optimal, c’est-à-dire considérons les appels suivant la permutation β′ où β ′(l) = β(l)
pour l /∈ {i, j}, β′(i) = β(j), et β′(j) = β(i). Soit τ = maxl /∈{i,j}(l · tcomm(v)+ tβ(l)). Le temps
t de la diffusion suivant β est de

t = max{τ, i · tcomm(v) + tβ(i), j · tcomm(v) + tβ(j).}

Le temps t′ induit par la permutation β′ est de

t′ = max{τ, i · tcomm(v) + tβ(j), j · tcomm(v) + tβ(i).}
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Or i · tcomm(v) + tβ(j) < j · tcomm(v) + tβ(j) puisque i < j. De même, j · tcomm(v) + tβ(i) <
j · tcomm(v) + tβ(j) puisque tβ(i) < tβ(j). On a donc t′ ≤ t.

On peut donc construire comme ci-dessus une suite de permutations β(0), β(1), β(2), . . . , avec
β(0) = β, et telle que le nombre de paires d’indices ne satisfaisant pas la propriété ca-
ractéristique de la permutation σ diminue strictement entre β(i) et β(i+1). Cette séquence
vérifie donc β(i0) = σ pour un i0 ≥ 1. Le temps t(i) induit par la permutation β(i) satisfait
t(i) ≤ t pour tout i. Le temps de la permutation σ = β(i0) est donc au plus celui de la
permutation optimale, et est donc optimal.

La propriété 2 est une conséquence du procédé d’ordonnancement de la liste des temps de
chaque fils qui implique un tri.

La propriété 3 est dûe au stockage de la permutation σv qui a k éléments. �

3.2.2 Performances du protocole MSDA

Le temps minimum pour diffuser un message de la racine r vers tous les nœuds d’un arbre T
enraciné en r est noté b(T, r). La propriété 3.1 stipule que MSDA s’exécute en temps b(T, r).
Cette section a pour objet de comparer l’ordonnancement optimal retourné par MSDA à un
ordonnancement arbitraire (tel que celui effectué par les protocoles actuels). La mesure de
performance est

γ =
b(T, r)− b(T, r)

b(T, r)
(3.4)

où b(T, r) est la moyenne des temps de diffusion pour la racine r et l’arbre T pour tous
les ordonnancements possibles. C’est-à-dire b(T, r) = 1

|S|
∑

S bs(T, r), où S est l’ensemble de

tous les ordonnancements. Il faut noter qu’on peut aussi utiliser bmax(T, r) = maxS bS(T, r),
même si le nombre d’occurrences de bmax(T, r) n’est pas nécessairement représentatif du cas
typique.

γmax =
bmax(T, r)− b(T, r)

bmax(T, r)
(3.5)

La propriété suivante compare les paramètres b(T, r), b(T, r) et bmax(T, r).

Propriété 3.2 Supposons ttrans = 0 et tcomm = 1. Pour tout arbre T enraciné en r :

b(T, r) ≤ b(T, r) ≤ bmax(T, r) ≤ (b(T, r))2.

De plus, il existe des arbres tels que b(T, r) = bmax(T, r), et il existe des arbres tels que
b(T, r) = Θ((b(T, r))2).

Preuve. Les inégalités b(T, r) ≤ b(T, r) ≤ bmax(T, r) sont triviales. Soit ∆ le degré maximum
de T enraciné en r, et D la profondeur de T . D’une part bmax(T, r) ≤ ∆+(D−1) · (∆−1) ≤
∆ · D. D’autre b(T, r) ≥ ∆ et b(T, r) ≥ D. Donc bmax(T, r) ≤ (b(T, r))2. Le chemin Pn de
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n nœuds, avec r à une extrémité, satisfait b(Pn, r) = bmax(Pn, r) = n − 1, parce qu’il y a
un seul ordonnancement pour faire la diffusion. Notons que, pour l’étoile Sn de n nœuds
avec r au centre, l’équation b(Sn, r) = bmax(Sn, r) = n− 1 est aussi satisfaite, même s’il y a
(n−1)! manières différentes de faire la diffusion. Considérons finalement les arbres binomiaux
d-dimensionnels définis par Vuillemin [Vui78]. B0 est un seul nœud r. Bd est obtenu à partir
de deux copies de Bd−1 en ajoutant une arête entre les deux racines et en sélectionnant
une des deux racines comme la nouvelle racine. Il est très simple de vérifier que le nombre
de nœuds de Bd est n = 2d, et que b(Bd, r) = log2 n = d. Soit un chemin x0, x1, . . . , xd de
longueur d à partir de la racine x0 = r jusqu’au nœud s = xd. Le degré de xi est d−i+1 pour
i ≥ 1. Le temps pour qu’un message arrive de xi à xi+1 est d−i

2
en moyenne. Par conséquent

on obtient b(Bd, r) =
∑

i
d−i
2

= Θ(d2) = Θ((b(T, r))2). �

Le fait qu’il existe des arbres pour lesquels le temps de diffusion moyen est le carré du temps
optimal montre à quel point il est nécessaire d’optimiser l’ordonnancement des messages de
façon optimale.

Revenons dans le cas général. Notre modèle permet d’obtenir des résultats intermédiaires
entre le modèle “1-port” (envoi séquentiel à chaque nœud) et le modèle “all-ports” (où les
envois peuvent se faire en parallèle sur tous les ports). Comme nous l’avons déjà dit plus haut,
lorsque ttrans ≪ tcomm, on est dans le cas du modèle “1-port”. Quand ttrans ≫ tcomm c’est le
cas du modèle “all-ports” pour lequel l’algorithme d’ordonnancement n’a bien sûr pas d’objet.
Nous étudions la performance totale de MSDA en fonction du rapport α = ttrans/tcomm.

Nous avons fait des expériences dans des arbres multipoint obtenus par la technique RSP
dans deux réseaux : UUNET1 et une topologie générée par le modèle d’Internet que nous
avons présenté dans la section 2.3. Dans les deux cas, les membres ont été tirés au hasard
parmi tous les nœuds du graphe. Nous avons également mené des expériences dans l’arbre A1
de 10 nœuds représenté dans la figure 3.2. Cet arbre pourrait représenter l’interconnexion
des membres d’un groupe multipoint dans un réseau LAN. Les trois arbres sont dessinés
sur la figure 3.2. Dans nos expériences nous avons calculé les valeurs de b(T, r), b(T, r), et
bmax(T, r) en fonction du rapport ttrans/tcomm.

Nous donnons deux représentations de nos résultats de simulation.

Dans un premier temps, nous présentons le paramètre γ de l’équation (3.4) en fonction de
ttrans/tcomm, pour les trois arbres (cf. figure 3.3). Nous présentons également le paramètre
γmax de l’équation (3.5).

Tout d’abord on s’aperçoit qu’il existe une grande gamme de valeurs ttrans/tcomm pour
lesquelles l’application du MSDA est utile. On constate ainsi sur la figure 3.3 que pour
ttrans/tcomm ≃ 4 on obtient environ 10% d’amélioration du temps de multicast par rapport au
cas moyen dans UUNET. ttrans/tcomm ≃ 3 donne approximativement la même amélioration
dans notre modèle d’Internet. Bien sûr la comparaison avec le pire cas (cf. les courbes
de γmax) montre que MSDA peut être très performante. La probabilité d’ordonnancer les
messages pour obtenir un temps de multicast bmax est cependant très faible.

Dans un deuxième temps, nous avons généré, pour chacun des réseaux UUNET et du modèle,

1. UUNET est le réseau d’un fournisseur d’accès à Internet (voir section 4.2.3).
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Arbre experimental A1

Arbre obtenu 
dans UUNET

Arbre obtenu dans
le Mod. d’Internet

Fig. 3.2: Arbres expérimentaux

100 groupes multipoints tirés au hasard. Ces groupes ont 5, 10 ou 15 membres. Nous avons
calculé la moyenne et la déviation standard de γ en fonction de ttrans/tcomm. Ces résultats
sont montrés sur la figure 3.4.
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Fig. 3.4: γ pour différentes tailles de groupes
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Dans la figure 3.4 on constate que lorsque le groupe est petit (5 membres) on obtient déjà de
l’ordre de 10% d’amélioration pour des valeurs de ttrans/tcomm proches de 1. Pour des groupes
aussi petit, l’avantage que MSDA procure s’atténue cependant très vite dès que ttrans/tcomm

augmente. Par contre, pour les groupes ayant plus de membres, on constate une amélioration
d’au moins 10% à partir de ttrans/tcomm ≃ 6.

Nous avons simulé des groupes d’au plus 15 membres à cause de la taille en mémoire
nécessaire pour générer tous les cas possibles de diffusion. En effet, pour un sommet v de
n fils, le nombre de cas est Ndiff (v) = n! ·∑n

i=1 Ndiff (i), où Ndiff (i) est le nombre de cas
pour le fils i. Bien que nous n’ayons pas pu étudier des groupes plus grands, on s’aperçoit
que l’amélioration augmente avec la taille du groupe. Donc il est attendu de meilleures
performances pour des groupes ayant un grand nombre de participants.

Dans la section suivante, nous étudions les cadres possibles d’application de MSDA au vu
des résultats de simulation précédents.

3.2.3 Cadres d’application du protocole MSDA

Nous avons montré dans la section précédente que, dans les réseaux où le rapport ttrans/tcomm

est petit, l’amélioration produite par MSDA est significative (au moins 10%). Pour que
l’application de MSDA soit rentable, il faut, d’après nos simulations, que le réseau vérifie
ttrans ≤ 6 · tcomm. Or, il existe des exemples de sous-réseaux formant Internet où le temps
de transmission est faible, grâce à des temps de propagation faibles et des capacités de liens
élevées. C’est typiquement le cas des réseaux LANs et des réseaux de campus. MSDA peut
trouver également une application aussi bien au niveau de la couche réseau (par exemple
IP, ATM) qu’au niveau de la couche liaison (par exemple les LANs). Dans la suite, nous
détaillons ces cadres d’application.

Les LANs

On trouve dans la couche liaison les protocoles pour LAN : Ethernet, Fast-Ethernet, Gigabit-
Ethernet, FDDI, etc. Actuellement les composants les plus utilisés pour construire ces réseaux
sont des commutateurs (“LAN switches”). Ces commutateurs permettent non seulement
d’avoir plusieurs paires d’hôtes en communication simultanée, mais supportent également les
communications multipoint. C’est un cadre possible d’application de MSDA. En effet, dans
la technologie Ethernet par exemple, le délai maximum entre deux stations est de teth−max =
51.2µs. Ce temps est induit par la méthode d’accès au niveau physique de transmission :
CSMA/CD (“Carrier Sense Multiple Access/Collision Detect”). Cette méthode nécessite,
pour qu’une station a puisse transmettre, qu’il n’y ait pas d’autres stations en transmission
car le support de la transmission est partagé. La station a commence donc à transmettre
en écoutant si une autre station veut transmettre. Dès que le temps teth−max est passé, il ne
peut pas y avoir de station en transmission en dehors de a.

Initialement, les composants utilisés pour construire un LAN étaient les hubs, c’est-à-dire des
répéteurs. Pour un support physique UTP (“Unshielded Twisted Pair”), la norme permet



54 CHAPITRE 3. COMMUNICATIONS MULTIPOINT

jusqu’à 5 segments de 100m connectés avec quatre répéteurs entre ces segments du LAN. Si
on utilise des commutateurs entre les segments du LAN, ces derniers peuvent soit stocker la
trame d’information et recommencer le processus de transmission avec CSMA/CD dans le
segment suivant, soit renvoyer la trame d’information tout de suite comme un répéteur. Dans
le second cas, cet envoi est néanmoins dirigé uniquement vers la sortie correspondant à la
destination. La première technique est appelée en anglais “store and forward”; la deuxième
“cut through”.

Dans le premier cas (store and forward) il n’y a pas de contrainte sur le nombre de com-
mutateurs car, à chaque étape, le processus de demande d’accès au canal de transmission
est recommencé sans tenir compte du délai total de la transmission. Dans le second cas (cut
through), le système se comporte comme un réseau avec répéteurs entre les deux stations
concernées, et donc il doit respecter le délai teth−max. Nous allons nous intéresser à ce second
cas. Le temps pour traverser la distance maximum d’un segment est de ttrans = 100/C ′ ≃
0.5µs, où C ′ est la vitesse de propagation dans le cuivre2. Or le temps maximum de tran-
sit par tous les segments de câble est de ttrans−500m = 500m/C ′ ≃ 2.5µs. Si on compare
ce temps avec le temps maximum teth−max d’Ethernet, on obtient tmax

comm = 51.2µs − 2.5µs
pour quatre commutateurs, soit un maximum de 12.175µs par commutateur pour la com-
mutation. Dans ce cas, on a donc tmax

comm > ttrans. Pour Fast-Ethernet, le temps maximum
est de teth−max = 5.12µs et il y a des technologies qui permettent 3 ou 4 commutateurs.
On trouve donc un temps tmax

comm = 0.655µs pour quatre commutateurs, et tmax
comm = 1.04µs

pour trois commutateurs avec 4 segments, tandis que le temps de transmission est toujours
ttrans ≃ 0.5µs. Dans ce cas, on a donc ttrans ≃ 1

2
tmax
comm. Dans tous ces cas, MSDA peut être

utilisé pour la phase d’initiation de la transmission de la trame (phase de détection de colli-
sions), car on peut arriver à tous les utilisateurs en avance s’il n’y a pas de collisions (sinon
il faudra définir la politique à suivre).

Les réseaux ATM

La technologie de commutation de paquets ATM opère au niveau réseau. Normalement ATM
est utilisé comme support pour d’autres technologies, comme IP ou même pour des réseaux
téléphoniques. ATM permet d’envoyer des paquets sur des canaux virtuels créés pour les
applications, c’est-à-dire les couches qui opèrent au dessus d’ATM. Sous ce protocole, il est
possible de trouver ttrans < 6 · tcomm. En effet, l’unité de transmission est une cellule de 53
octets. Par conséquent on aura un scénario d’application pour le MSDA dès que les liens
sont suffisamment courts, induisant un temps de transmission petit. Ce sera typiquement le
cas à l’intérieur d’un même bâtiment.

Les réseaux IP

Dans les réseaux IP, le matériel utilisé consiste en un assemblage de routeurs. Un routeur est
un dispositif capable d’envoyer des paquets de données vers leurs destinations. La destination

2. Cette vitesse est approximativement 2/3 de la vitesse de la lumière C dans le vide.
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d’un paquet est stipulée dans l’entête. Un routeur décide sur quelle sortie renvoyer le paquet
selon sa table de routage. Il place le paquet dans la file d’attente correspondant à cette sortie,
et peut s’occuper d’autres paquets. Il n’y a alors aucune contrainte sur le temps maximum de
commutation (même s’il est désirable que cette opération soit rapide). Un routeur peut ainsi
prendre un temps de commutation tcomm élevé en comparaison de celui d’Ethernet. En effet
le temps de recherche dans les tables de routage est plus élevé que pour les commutateurs
des LANs. Comme ttrans peut rester petit, par exemple si les liens ne sont pas très longs et
si leur capacité est élevée, on obtient potentiellement des cas où l’inégalité ttrans < 6 · tcomm

est vérifiée.

3.3 Un nouveau protocole de multicast

L’objectif de cette section est de montrer comment construire un arbre multipoint minimisant
un paramètre donné dans un réseau de paquets. Ce paramètre peut représenter différentes
caractéristiques selon le contexte. Ce peut être par exemple : la bande passante, le délai, la
congestion, le taux de pertes, etc. Dans le cas du routage point-à-point, la méthode usuelle
de construction des tables de routage utilise des variantes des algorithmes de Dijkstra et de
Ford-Fulkerson. Le poids des liens est fixé à la valeur d’un paramètre à minimiser. Cette
résolution fonctionne parfaitement dans le cas point-à-point car le problème de routage se
réduit, pour chaque nœud, à obtenir un arbre couvrant du graphe enraciné en ce nœud. Les
communications point-à-point de même source n’interagissent que faiblement. Simplement
on assure qu’un paquet va suivre un chemin qui minimise le paramètre donné pour arriver
à sa destination. A l’inverse, dans le cadre de communications multipoint, il y a toujours
une relation qui lie les trafics d’une même source puisqu’on envoie le même paquet à tous
les membres d’un groupe donné. Il y a donc une corrélation directe entre les trafics vers des
destinations distinctes. La solution de l’algorithme de Dijkstra n’est efficace que dans le cas
où les trafics qui sortent de la source vers toutes les destinations n’ont pas de corrélation
mutuelle directe. La minimisation d’un paramètre donné dans le cas où le trafic est corrélé
nous a donc poussé à adopter un autre point de vue.

Nous avons séparé le problème en deux parties. Nous décrivons d’abord un nouveau protocole
qui permet la construction de tables point-à-point proposant plusieurs alternatives pour le
choix de la route. Ces tables prennent en compte seulement la topologie du réseau (distance
en nombre de sauts). Nous décrivons ensuite un nouveau protocole de multicast tirant partie
des différentes alternatives proposées pour le routage point-à-point afin de construire un
arbre de multicast optimisé en fonction d’un paramètre de QoS donné.

Afin d’estimer les performances de ce nouveau protocole de multicast, nous avons effectué des
simulations sur deux types de topologies : des topologies correspondant à des réseaux réels, et
des topologies générées selon le modèle de la section 2.3. Dans ces simulations nous comparons
notre protocole multipoint avec certains protocoles existants. L’enseignement principal retiré
de ces simulations est que la construction d’un arbre de multicast peut être significativement
améliorée au prix d’un accroissement relativement faible du trafic de contrôle. Nous verrons
en effet que nos protocoles sont paramètrés et que les simulations montrent qu’il est possible



56 CHAPITRE 3. COMMUNICATIONS MULTIPOINT

de choisir les paramètres afin d’obtenir un compromis raisonnable entre performances de
l’arbre d’une part, et trafic de contrôle d’autre part.

3.3.1 Un protocole de routage à chemins multiples

Cette section décrit un nouveau protocole distribué pour maintenir des tables de routage
“multiples” dans tous les nœuds du réseau. Ce protocole est appelé MPDR à partir de
la terminologie anglaise Multi-Paths Distance Routing protocol. Pour chaque destination,
MPDR maintient en tout nœud une route passant par chaque voisin du nœud. Les chemins
multiples dans les tables de routage permettent de considérer des chemins qui ne sont pas
nécessairement les plus courts. Le fait que les protocoles de routage se limitent à chercher
un plus court chemin limite la liberté de construction de l’arbre de multicast optimisé. En
effet, si la valeur des poids sur lequel l’algorithme de Dijkstra se base pour la construction
des tables (par exemple, la congestion des liens) change dynamiquement, toutes les tables
de routage doivent changer. Dans notre proposition, les tables ne gardent que les données
topologiques, en permettant qu’un autre protocole s’occupe de trouver les routes les plus
appropriées.

Spécification : MPDR construit pour chaque nœud v du graphe une liste R dont les
éléments sont des triplets {x, d, i}, où x est la destination, d est la longueur d’un plus court
chemin entre v et x passant par le voisin ui de v, et i est le numéro du lien qui relie v à ui.

La description formelle de l’algorithme suivi par MPDR est donnée dans la table 3.4, où le
nœud courant est noté v, et ses voisins ui.

Notation. On définit la fonction D[i, x](R) qui donne la distance d correspondant à la
paire (x, i) dans la liste R. MPDR utilise également en chaque sommet v une liste R′ dont
les éléments sont les paires {x, d}, où x est la destination, et d est la longueur d’un plus court
chemin entre v et x. On définit la fonction correspondante D′[x](R′) qui donne la distance
d = d(v, x) correspondant à x dans R′. On utilise la notation suivante pour les opérations
sur les listes. R ← {R, l} est l’agrégation de l’élément l = {x, d, i} à la liste R. R[x] fait
référence à l’élément de R qui a le nœud x comme destination. Finalement R[x]← {x, d, i}
modifie les valeurs courantes de distance pour la destination x en passant par le voisin ui

stockées dans la liste R. La notation est la même pour la liste R′.

MPDR est composé de deux parties. La première est une étape d’initialisation qui s’occupe de
créer les listes R et R′, et de prévenir les voisins par un message de mise à jour (instructions
1 à 5). La deuxième partie est une boucle infinie qui reçoit et traite les messages (instructions
6 à 23).

Il y a deux types de messages :

1. Nouveau nœud. Il annonce qu’un nouveau nœud v arrive dans le réseau. Il est supposé
envoyé par un nœud v à tous ses voisins ui. Ce message a la forme (N,R′

v, v), où N est



3.3. UN NOUVEAU PROTOCOLE DE MULTICAST 57

l’indicateur de message (“N” pour “New”), v est le nœud émetteur, et R′
v est la liste

R′ de v. Avec ce message, le nœud v peut construire ses tables de routage puisque ses
voisins lui enverront leur liste R′

ui
.

2. Mise à jour. Ce message a pour rôle d’annoncer les changements de distances mini-
mums, soit parce qu’elles ont diminué, soit parce qu’elles ont augmenté. Ce message a
la forme (U,R′

ui
, ui), où U est l’indicateur de message (“U” pour “update”), R′

ui
est la

liste R′ de l’émetteur, et ui est le nœud émetteur, voisin du récepteur.

Lorsqu’un nœud v se réveille (instruction 1), il crée ses listes R et R′ vides, ajoute les voisins
ui dont il a connaissance3 à la liste R, et fait le calcul de R′ ← F (R). La fonction F (·)
extrait la longueur du plus court chemin de v vers toutes les destinations x. Finalement le
nœud v envoie un message (N,R′

v, v) à tous ses voisins et commence l’attente de messages
(instruction 6). (Les voisins de v qui reçoivent le message (N,R′, v), lui répondent avec un
message de mise à jour (U,R′

ui
, ui)).

Dans les instructions 7 − 23, l’algorithme s’occupe de traiter l’information qui arrive pour
modifier ses données internes et pour signaler éventuellement des modifications à prendre en
compte par les autres sommets. Cette étape se sert de la fonction Calc(R,R′

ui
, ui) qui ajoute

des modifications à la liste R quand cela est nécessaire. Cette fonction utilise également la
fonction F (R) pour calculer la nouvelle liste Ractuel. Si la liste R′

actuel diffère de R′ il faudra
envoyer une listeR′

∆, de même format queR′, à tous les autres voisins uj, j 6= i (cf. table 3.4).

Nous concluons la description du protocole MPDR par quelques remarques.

– MPDR n’annonce que les changements dans la liste R′ (celle des plus courts chemins).
Cette connaissance suffit à la construction des listes R (celles de plus courts chemins en
passant par chaque voisin). Cette méthode nous permet de réduire le trafic généré par les
messages de contrôle.

– L’algorithme que nous avons décrit n’est conçu que pour les nœuds qui se réveillent. En
pratique il leur faudra également surveiller leurs voisins pour vérifier qu’ils sont en fonc-
tionnement. Il y a plusieurs manières de surveiller ses voisins. Par exemple en envoyant
régulièrement un “ping”. S’il n’y a pas de réponse le nœud est considéré comme disparu.
Nous ne traitons pas ici des détails (certes importants) de cette partie de l’implémentation,
principalement parce qu’ils dépendent fortement des technologies utilisés.

– Dans le cas où un nœud z disparâıt, tous ses voisins peuvent résoudre le problème en
émulant la réception d’un message (U,R′

z , z) avec R′
z[x]← {x,∞} pour tous les nœuds x.

3.3.2 Le protocole de multicast MCT

Dans cette section, nous introduisons un nouveau protocole distribué pour la construction
d’un arbre dédié aux communications multipoint. Cet arbre a principalement pour but de mi-

3. Cette connaissance dépend du type de lien. Pour les liens point-à-point les adresses des voisins sont
usuellement connues. Par contre, dans le cas où les voisins sont connectés par un réseau LAN, il faut mettre
en œuvre un système de recherche des voisins.
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Algorithme 3.3

1 Initialisation : /* le nœud local est appelé v */

2 R′ ← ∅; R ← ∅;
3 Pour chaque voisin ui faire R ← {R, {ui, 1, i}};
4 R′ ← F (R); /* cf. instruction 33 */

5 Envoyer le message (N,R′, v) à tous les voisins;
6 Attente de messages : /* boucle infinie, attente des messages des voisins */

7 Nouveau nœud : (N,R′
ui

, ui) est reçu du voisin ui;
8 Envoyer à ui le message : (U,R′, v);
9 R← Calc(R,R′

ui
, ui); /* cf. instruction 25 */

10 R′
actuel ← F (R); /* cf. instruction 33 */

11 Si R′
actuel 6= R′;

12 R′
∆ ← {R′

actuel[y] / ∀y : D′[y](R′) 6= D′[y](R′
actuel)}; /* cf. instruction 39 */

13 R′ ←R′
actuel;

14 Envoyer à tout uj 6= ui le message : (U,R′
∆, v)

15 Retourner à Attente de messages. /* cf. instruction 6 */

16 Mise à jour : (U,R′
ui

, ui) est reçu du voisin ui;
17 R← Calc(R,R′

ui
, ui); /* cf. instruction 25 */

18 R′
actuel ← F (R); /* cf. instruction 33 */

19 Si R′
actuel 6= R′;

20 R′
∆ ← {R′

actuel[y] / ∀y : D′[y](R′) 6= D′[y](R′
actuel)}; /* cf. instruction 39 */

21 R′ ←R′
actuel;

22 Envoyer à tout uj 6= ui le message : (U,R′
∆, v)

23 Retourner à Attente de messages. /* cf. instruction 6 */.
24
25 Calc(R,R′

ui
, ui) : /* calcule la table R en fonction de l’ancienne R, la table

R′
ui

reçue du voisin ui */

26 Ractuel ←R
27 Pour tout x ∈ R′

ui
, faire

28 Ractuel[i, x]← {x,D′[x](R′
ui

), i}; /* cf. instruction 39 */

29 Pour tout x ∈ R′
ui

, si D′[x](R′
ui

) + 1 < D[j, x](R) pour tout j, faire
30 Ractuel[i, x]← {x,D′[x](R′

wi
) + 1, i}; /* cf. instruction 39 */

31 Retourner Ractuel.
32
33 F (R) : /* calcule la table R′ en fonction de la table R */

34 R′
actuel ← ∅;

35 Pour tout x ∈ R faire
36 R′

actuel[x]← {x,mini(D[i, x](R))}; /* cf. instruction 42 */

37 Retourner R′
actuel.

38
39 D′[x](R′) : /* calcule la distance d(v, x) */

40 Retourner d, où d est tel que R′[x] = {x, d}.
41
42 D[i, x](R) : /* calcule la distance d(v, x) en passant pour le voisin i */

43 Retourner d, où d est tel que R[x] = {x, d, i}.

Tab. 3.4: Algorithme du protocole MPDR
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nimiser un paramètre λ quelconque (par exemple une forme de “congestion”). Ce paramètre
sera simplement supposé satisfaire certaines relations spécifiques (cf. les équations 3.6 et 3.7
ci-après). Ce nouveau protocole est appelé MCT, à partir de la terminologie anglaise “Mi-
nimum Congestion Tree”. MCT utilise deux paramètres ̺ et r pour l’exploration du réseau.
Ces paramètres, fixés a priori, contrôlent l’ensemble des arbres que MCT considère, et le
protocole trouve l’arbre optimal dans cet ensemble. Bien sûr, MCT doit être mis en œuvre
dans tous les nœuds du réseau afin de trouver l’arbre optimal, ou sinon il trouvera seulement
l’arbre optimal pour le sous-ensemble de nœuds supportant MCT. Ce dernier cas peut en
particulier se produire lors d’une phase d’installation de MCT dans le réseau.

Spécification : MCT construit un arbre de multicast enraciné en s tel que, pour tout
membre x du graphe, le chemin de s à x dans l’arbre a un λ minimum parmi tous les
chemins de s à x de longueur au plus ̺ · d(s, x) + r.

MCT utilise le protocole sous-jacent MPDR défini dans la section 3.3.1, et se base sur les
informations contenues dans les listes R et R′. Pour simplicité, dans cette section on utilisera
la notation D[i, x] et D′[x] respectivement, en omettant les listes R et R′.

Le protocole MCT est divisé en trois phases :

– La phase d’exploration commence à la racine s de l’arbre. Cette racine opère comme
le nœud cœur (ou rendez-vous) des autres protocoles multipoint. Elle reçoit la liste
des membres du groupe multipoint m. Elle initialise alors une exploration qui a pour
objet de visiter, pour chaque membre x ∈ m, tous les chemins de longueur au plus
̺ · d(s, x) + r entre s et x, où d(., .) est la distance (mesurée en nombre de sauts) entre
deux nœuds, et ̺ et r sont les deux paramètres mentionnés précédemment.

– La phase de sélection consiste à choisir, parmi tous les chemins obtenus lors de la
première phase, celui qui minimise le paramètre donné λ entre s et chaque membre du
groupe m.

– Finalement, la phase de construction a pour objet de mettre à jour les tables de routage
pour le groupe multipoint m, de manière à ce que tous les paquets relatifs à m puissent
suivre les chemins minimaux (au sens du paramètre λ).

La description formelle de l’algorithme suivi par MCT est donnée dans la table 3.5 où le
nœud courant est noté v, et ses voisins ui. Le sommet w est le père de v. Le sommet s est
la racine de l’arbre. L est une liste de k éléments, et L[i] est le i-ème élément de la liste L,
i ∈ {1, . . . , k}. L ← {L, y} indique l’ajout d’un nouvel élément y dans la liste L. De même,
{L′, y} ← L indique le retrait du dernier élément y de la liste L, et le stockage de L− y dans
la liste L′.

Le paramètre à minimiser correspondant au lien e est noté λ(e).

Pour un chemin P = (e1, e2, . . . , ek), le paramètre correspondant est défini suivant deux
versions possibles :
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λ(P ) =






∑k
i=1 λ(ei) version (a)

max
i
{λ(ei)} version (b)

(3.6)

Par exemple, dans le cas λ ={délai}, la version (a) est la plus appropriée. Pour λ =
1/{bande passante libre}, la version (b) est la plus appropriée.

Lorsque deux chemins P1 et P2 sont considérés pour aller de x à y, MCT sélectionne celui
dont le paramètre λ est le plus petit, et retournera P ∈ {P1, P2} tel que :

λ(P ) = min{λ(P1), λ(P2)}. (3.7)

Finalement, si on a un arbre T , la valeur du paramètre à minimiser dans cet arbre est noté
λ(T ). Sa définition dépend de la version considérée :

– Dans la version (a), le paramètre λ(T ) est calculé à la racine r de l’arbre T comme

max
i

λ(Ti) + λ(ei)

où Ti est le sous-arbre de T enraciné en le i-ème fils ui de r, et ei = (r, ui). On vérifie
que la valeur pour un chemin simple est bien la somme des λ(ei) correspondants aux
liens ei du chemin. Cette variante correspond par exemple à un calcul de délais.

– Dans la version (b), le paramètre λT est calculé à la racine de l’arbre comme

max
i

max{λ(Ti) + λ(ei)}

On vérifie que la valeur d’un chemin est le maximum des λ(ei) correspondant aux liens
ei du chemin. Cette variante correspond par exemple à un calcul de bande passante
libre.

Les équations (3.6) et (3.7) prennent en compte tous les cas standards pour lesquels il est
nécessaire de minimiser un paramètre. Si le problème se modélise en la maximisation d’un
paramètre Λ, il est alors possible d’utiliser λ = 1/Λ. La table 3.5 montre la version (a), pour
la version (b) il suffit de changer les lignes 25 et 27 de la manière suivante :

ligne 25 : λm ← mini(max(λ(v, ui), S
i
λ[j])) pour toute paire (i, j) telle que Si[j] = x;

ligne 27 : I ← {I, uk} , où k et j vérifient λm = max{λ(v, uk), S
k
λ[j]} , et Sk[j] = x;

Le protocole MCT manipule trois types de messages (cf. table 3.5).

1. Les messages Mexpl. Ces messages sont utilisés lors de la phase d’exploration. Un mes-
sage Mexpl est un quadruplet (T, TD, L, m), où T est la liste des nœuds x qui appar-
tiennent à un groupe multipoint m, TD est la liste des distances d(s, x) = D′[x] de
la racine s vers la destination x ∈ M (dans le même ordre que la liste T , c’est-à-dire
TD[k] correspond à T [k]), L est la liste des nœuds déjà visités, et m est le numéro du
groupe multipoint m.
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Algorithme 3.4

1 Phase d’exploration : Activée lorsque v reçoit un message d’exploration Mexpl = (T, TD, L,m)
de w, ou lorsque v est la racine s de l’arbre.

2 L′ ← {L, v};
3 Pour chaque ui voisin de v tel que ui /∈ L faire
4 T i ← ∅; T i

D ← ∅;
5 Pour chaque client x du groupe m tel que x = T [j] faire
6 Si |L|+Dv[i, x] ≤ ̺ · TD[j] + r, faire
7 T i ← {T i, T [j]};
8 T i

D ← {T i
D, TD[j]};

9 Si T i 6= ∅ envoyer (T i, T i
D, L′,m) à ui;

10 Si T i = ∅ pour tout i, faire
11 S ← ∅; Sλ ← ∅;
12 Si v est un membre du groupe m alors
13 S ← {S, v};
14 Sλ ← {Sλ, 0};
15 Envoyer Msel = (S, Sλ, L,m) à son père w;
16 Fin de la phase d’exploration.

17
18 Phase de sélection : Activée lorsque v a reçu un message Mi

sel = (Si, Si
λ, L,m) de toutes les

interfaces par lesquelles il a envoyé un message d’exploration (T i, T i
D, L,m).

19 S ← ∅; Sλ ← ∅;
20 Si v est un membre du groupe m, alors
21 S ← {S, v}; Sλ ← {Sλ, 0};
22 Pour tout membre x du groupe m, faire
23 Si Si 6= ∅, faire
24 S ← {S, x};
25 λm ← mini(λ(v, ui) + Si

λ[j]) , pour toute paire (i, j) telle que Si[j] = x;
26 Sλ ← {Sλ, λm};
27 I ← {I, uk} , où k et j vérifient λm = λ(v, uk) + Sk

λ[j] , et Sk[j] = x;
28 Si v 6= s faire
29 {L′, w} ← L;
30 Envoyer Msel = (S, Sλ, L′,m) à w;
31 Sinon
32 Pour chaque voisin ui de s faire
33 C ← ∅;
34 S’il existe j tel que ui = I[j] faire
35 C ← {C,S[j]};
36 Si C 6= ∅ envoyer Mcons = (C, {s},m) à ui;
37 Fin de la phase de sélection.

38
39 Phase de construction : Activée lorsque v 6= s reçoit un message Mcons = (C,L,m).
40 {L′, w} ← L;
41 Pour tous les voisins ui 6= w de v faire
42 C ′ ← ∅;
43 Pour chaque nœud x 6= v dans C faire
44 S’il existe j tel que x = S[j] et ui = I[j], faire
45 C ′ ← {C ′, S[j]};
46 Si C ′ 6= ∅ envoyer Mcons = (C ′, {L, v},m) à ui;
47 Fin de la phase de construction.

Tab. 3.5: Algorithme du protocole MCT
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2. Les messages Msel. Ces messages sont utilisés lors de la phase de sélection. Un message
Msel est un quadruplet (S, Sλ, L, m), où S est la liste des nœuds x qui appartiennent au
groupe multipoint m de numéro m, Sλ est la liste des valeurs de λ correspondant aux
nœuds de S (ordonnés dans le même ordre que la liste S), L est la liste des nœuds dans
le chemin de v vers la racine s, et m est le numéro du groupe multipoint m. Notons
que, lors de la phase de sélection, la liste I reste dans le nœud v. Cette liste est classée
dans le même ordre que la liste S et elle stocke, pour chaque destination x, le prochain
nœud dans le chemin à suivre pour se rendre en x.

3. Les messages Mcons. Ces messages sont utilisés lors de la phase de construction. Un
message Mcons est un triplet (C, L, m), où C est la liste des membres que le nœud v
doit traiter en vue d’une connexion à l’arbre multipoint, L est la liste des nœuds déjà
visités, et m est le numéro du groupe multipoint m.

L’algorithme distribué MCT commence à la racine s (donc v = s dans l’algorithme de
la table 3.5) avec un message d’exploration Mexpl = (T, TD, L, m), où T contient tous les
membres du groupe multipoint, TD contient les distances de la racine s vers tous les membres
x du groupe (si xk = T [k] alors TD[k] = d(s, x)), et L = ∅. Le nœud courant envoie sur le
lien i, qui joint v au voisin ui, un message d’exploration Mexpl = (T i, T i

D, {s}, m). Les listes
T i et T i

D sont construites selon la condition suivante. Le membre xk de la liste T est ajouté
si |L|+Dv[i, xk] ≤ ̺ · d(s, xk) + r, où |L| est le nombre d’éléments de la liste L. Initialement
on a L = {s} car s est le premier nœud visité. Le nœud qui recevra le message d’exploration
Mexpl cherchera tous les chemins de longueur au plus ̺ · d(s, x)+ r, et la phase d’exploration
se termine en un nœud z qui reçoit la liste T = {z}, c’est-à-dire qu’il est le dernier élément
de la liste T .

Lorsque la phase d’exploration est terminée au nœud z, la phase de sélection commence
en ce nœud. Le nœud z envoie à son prédécesseur w le message Msel = (S, Sλ, L, m), où
S = T = {v}, Sλ = {0}, et L est la liste reçue dans le message d’exploration. Le nœud w
reçoit tous les messages Msel = (Si, Si

λ, L, m) de ses descendants et commence à construire
les paramètres du message Msel = (S, Sλ, L, m) pour envoyer à son père. La liste Sλ est
construite à partir des équations (3.6) et (3.7), c’est-à-dire en ajoutant la valeur λ(v, ui) à
la liste Si

λ, puis en choisissant le chemin qui minimise le paramètre λ à partir des valeurs
Si

λ[j] = λmin(v, xj) reçues pour tous les xj de T . Ce calcul effectué, il envoie à son père le
message Msel = (S, Sλ, L, m).

Finalement tous les messages Msel convergent vers la racine s qui effectue la sélection. La
phase de construction commence alors. La racine envoie les messages Mcons = (C i, {s}, m)
sur l’interface i, où Ci est l’ensemble de nœuds qui appartiennent au groupe multipoint m
avec λ minimum. Ces messages sont diffusés dans le réseau.

Une fois que la phase de construction est finie, l’arbre est prêt à commencer à envoyer les
paquets de la communication multipoint.

Remarque. En utilisation normale, il faut exécuter MCT régulièrement afin de tenir
compte des modifications potentielles du groupe, et surtout pour capturer la caractéristique
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dynamique du trafic. On peut par exemple envisager d’exécuter MCT toutes les τ secondes.
Ce dernier point sera discuté en détail à la section 4.2 dans les cas où le paramètre λ est la
congestion probabiliste définie dans la section 4.1.3.

Nous montrons ci-dessous que le protocole MCT n’a pas de boucle, et qu’il termine en temps
fini.

Propriété 3.3 L’algorithme MCT n’a pas de boucles.

Preuve. Une boucle implique qu’un message Mexpl, Msel ou Mcons passe deux fois par le
même nœud. Dans le cas d’un message Mexpl = (T, TD, L, m), le nœud courant v est ajouté
dans la liste des nœuds visités L, et v vérifie de ne pas envoyer un message Mexpl aux membres
de cette liste (voir les instructions 2 et 3 dans la table 3.5). Il ne peut donc y avoir de boucles
liées au messages d’exploration. Un message de sélection Msel = (S, Sλ, L, m) est envoyé au
père w du nœud v, l’unicité de ce père découlant de la construction de la liste L. Il ne peut
donc pas non plus y avoir de boucles liées au messages de sélection. Enfin, un message de
construction Mcons = (C, L, m) est envoyé à un sous-ensemble de la liste T obtenue dans
le message d’exploration Mexpl. Comme ces derniers messages n’induisent pas de boucle, les
messages de construction n’induisent pas non plus de boucles. �

Propriété 3.4 L’algorithme MCT termine en temps fini.

Preuve. La racine s possède la liste T de tous les membres du groupe multipoint m.
Un nœud v quelconque recevant un message d’exploration ajoute un membre x du groupe
multipoint à la liste T du message Mexpl qui sera envoyé à son voisin ui seulement si la

distance dui
(v, x) en passant par le voisin ui est au plus |L|+ ̺ · d(s, x) + r. À chaque étape

on effectue le même calcul en utilisant la distance originale à partir de la racine plus le
nombre de nœuds déjà traversés depuis la racine (c’est-à-dire le nombre d’éléments dans
la liste L). Donc le nombre de nœuds traversés pour arriver à chaque destination ne peut
pas dépasser un nombre fini, et donc la phase d’exploration termine. (On peut également
remarquer que la liste T envoyée dans les messages d’exploration est modifiée chaque fois
que le nœud courant v appartient à T . En ce cas, v est enlevé de la liste T . Ainsi, la liste
T devient de plus en plus petite jusqu’au dernier nœud qui appartient au groupe multipoint
m.) La phase de sélection termine quand les messages arrivent à la racine, et la phase de
construction termine parce que la liste C est construite à partir des éléments x de la liste T
vérifiant v 6= T [i] (voir l’instruction 43 dans la table 3.5). �

3.3.3 Simulations sur le réseau ARPANET (1995)

Le réseau ARPANET a formé la partie centrale d’Internet pendant ses premières années.
ARPANET est le réseau du ministère de la défense des États Unis. Il a motivé la création de
la pile de protocoles TCP/IP (voir la section 2.1). Nous avons utilisé la topologie de ce réseau
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en 1995 pour simuler et comparer des protocoles multipoint. ARPANET avait 47 nœuds en
1995, son diamètre était 8, et il avait 90 liens.

Pour évaluer le comportement des protocoles, nous avons créé différents scénarios. L’en-
semble des valeurs du paramètre λ assignées aux liens définit un scénario. On a généré
10.000 scénarios différents, c’est-à-dire 10.000 versions d’ARPANET, pour 10.000 ensembles
différents de valeurs λ assignées aux lien. Les valeurs de λ ont été choisi entre 0 et 100 selon
deux lois statistiques : la loi uniforme et la loi exponentielle. Nous avons étudié le compor-
tement de MCT dans ses deux versions (a) et (b). Pour évaluer les résultats, nous avons
mis en œuvre le protocole de simulation suivant. Nous choisissons un groupe multipoint de
n sommets tirés au hasard (loi uniforme) entre les nœuds du graphe d’ARPANET. Nous
calculons l’arbre pour les 10.000 scénarios générés, selon les deux lois. Pour chaque arbre T
obtenu nous calculons le paramètre λ(T ) correspondant.

Nous avons représenté les résultats obtenus dans nos simulations par une fonction de répartition
F correspondant à la probabilité d’avoir un arbre dont la valeur λ(T ) soit ≤ λ0. Les abscisses
sont donc les valeurs possibles de λ(T ). L’axe des ordonnées correspondant au pourcentage
d’expériences pour lesquelles λ(T ) ≤ λ0. Ainsi,

F (λ0) = P (λ(T ) ≤ λ0). (3.8)

Un protocole de construction d’arbre est donc d’autant meilleur que sa fonction F crôıt
rapidement.

Intéressons nous d’abord au choix des paramètre ̺ et r de MCT. La figure 3.5 présente les
simulations obtenues en faisant varier ̺ et r pour un groupe de 5 membres (version (a)).
Dans la table 3.6, on indique également le nombre de messages générés en moyenne par
MCT, pour des valeurs différentes de ̺ et r, et pour des tailles différentes de groupes. On
peut également lire le nombre moyen de liens utilisés. Par l’arbre construit on observe que
le nombre de messages crôıt avec r et ̺, mais surtout avec ̺. Pour les cas où les valeurs λ
des liens ont été générées avec la loi uniforme, tous les cas ont un comportement semblable
(cf. figure 3.5). Dans le cas où les λ ont été générés avec la loi exponentielle on distingue
nettement la courbe correspondant a (̺, r) = (1, 2), mais les autres courbes sont très proches.
Choisir (̺, r) = (1, 3) semble un bon compromis, car le nombre de messages pour construire
l’arbre reste petit, et les résultats sont significativement meilleures que pour (̺, r) = (1, 2).

Pour la version (b) dans les mêmes conditions, les simulations sont montrées sur la figure 3.6.
De nouveau celles qui correspondent à le loi uniforme donnent des courbes très semblables.
Elles sont presque pareils sauf pour les valeurs de 60 < λ(T ) < 90. Pour ces valeurs, la courbe
(̺, r) = (1, 2) est un peut écartée et elle montre un comportement moins bon que les autres.
Pour le cas de la loi exponentielle, on observe la courbe (̺, r) = (1, 2) avec un comportement
presque linéaire. De bas en haut, on trouve ensuite la courbe (̺, r) = (1, 3), puis (̺, r) =
(1, 4), et finalement toutes les autres avec le meilleur comportement. De nouveau, un choix
équilibrant le nombre de paquets générés et trouvant un arbre λ(T ) proche à l’optimal semble
être (̺, r) = (1, 3).

Dans la suite nous allons donc utiliser ̺ = 1 et r = 3.
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Fig. 3.5: ARPANET, groupe de 5 membres, influence de ̺ et r (version (a)).
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Fig. 3.6: ARPANET, groupe de 5 membres, influence de ̺ et de r (version (b)).
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Nb. de membres ̺ r Nb. de messages Nb. de liens
5 1 2 99 14.1
5 1 3 171 14.5
5 1 4 318 14.6
5 1 5 615 14.8
5 1 6 1067 14.9
5 2 1 901 14.8
5 3 1 12568 15.0
5 4 1 114174 15.0
5 1 3 171 14.5
10 1 3 247 22.5
20 1 3 425 32.1

Tab. 3.6: Nombre moyen de messages envoyés et nombre moyen de liens utilisés par MCT.

Remarque. Il faut noter que ces résultats ne sont valides que pour la topologie du réseau
ARPANET (de 1995). Pour chaque topologie il faudra vérifier quelles valeurs de ̺ et de r
conviennent, afin d’obtenir un bon rapport entre qualité de l’arbre et nombre de messages
envoyés.

Nous avons ensuite mené des simulations ayant pour objectif la comparaison entre différentes
techniques de construction d’arbres multipoint. Nous avons retenus les méthodes suivantes :

– Plus court chemin (noté RSP, pour Reverse Shortest Paths), c’est-à-dire que le chemin
de la racine à un nœud x de l’arbre est un plus court chemin de x à r dans le réseau.

– Glouton (noté Greedy), c’est-à-dire la méthode consistant à connecter nouveau un
nœud au plus proche nœud parmi les nœuds de l’arbre courant.

– QoSMIC [FBP98], c’est-à-dire glouton avec prise en compte de la qualité de service
dans le choix du chemin connectant un nouveau membre à l’arbre courant.

– MCT avec ̺ = 1 et r=3, dans les deux versions (a) et (b).

La table 3.7 montre le nombre moyen de messages envoyés par chaque protocole. La même
table donne également la moyenne du nombre de liens des arbres construits. Les valeurs des
deux tableaux 3.6 et 3.7 ont été obtenues de la manière suivante. Pour RSP on a compté un
message pour chaque lien ajouté. Pour la méthode gloutonne on a compté un message pour
chaque voisin à distance 1, .., k, où k est la distance à l’arbre. Pour QoSMIC on a compté de
la même manière que glouton sauf que k est la distance au nœud le plus éloigné de l’arbre
courant. On observe que le trafic de contrôle de MCT est assez important comparé aux
autres protocoles. La proportion reste toutefois indépendante de la taille du groupe. De tous
les protocoles, RSP est le plus économe en trafic de contrôle pour la construction de l’arbre
multipoint.

Les résultats de la version (a) de MCT sont montrés dans la figure 3.7 pour un groupe de
5 membres, dans la figure 3.8 pour un groupe de 10 membres, et dans la figure 3.9 pour un
groupe de 20 membres. Les résultats pour la version (b) sont montrés dans la figure 3.10
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pour un groupe de 5 membres, dans la figure 3.11 pour un groupe de 10 membres, et dans
la figure 3.12 pour un groupe de 20 membres.

Pour la version (a), on constate que MCT a un meilleur comportement que tous les autres
protocoles. En effet, la plupart des arbres obtenus par MCT ont un λ plus petit que celui
des autres protocoles. Par exemple, la figure 3.7 montre que, pour le cas de distributions
exponentielles, 80% des arbres obtenus par MCT ont un λ = 130, tandis que, pour la même
valeur borne 130, on n’obtient que 40% des arbres pour QoSMIC, 32% pour RSP, et 23%
pour Greedy. Les autres protocoles se comportent de manières différentes selon la taille du
groupe, et la statistique avec laquelle les poids des arêtes ont été fixés. Par exemple, QoSMIC
minimise la qualité de service pour chaque membre qui se connecte à l’arbre déjà existant.
Une application de la version (a) pour λ ={délai} n’assure pas la minimisation globale du
délai par QoSMIC. On peut noter clairement le problème dans le cas de la loi uniforme où
le comportement de RSP est meilleur que celui de QoSMIC ! Ceci s’explique par le fait que
RSP construit des arbres en minimisant la distance de chaque membre à la racine.

Pour la version (b), on constate que le comportement de MCT est bon bien que, dans certains
cas, il reste comparable à celui de QoSMIC. Par exemple, dans le cas de la loi uniforme pour
un groupe de 20 membres, QoSMIC est légèrement meilleur que MCT avec ̺ = 1 et r = 3.
Néanmoins, si MCT était utilisé avec des paramètres qui permettraient d’explorer le réseau
plus largement, alors il serait meilleur que QoSMIC, mais au prix d’échanges importants de
messages pour la construction de l’arbre. Pour la loi exponentielle, le comportement de MCT
est très bon. On peut toutefois constater que QoSMIC se rapproche de MCT quand la taille
du groupe multipoint crôıt. Le comportement de RSP et de Greedy se ressemblent. Comme
on a vu, une application possible de la version (b) est λ = 1/{bande passante libre}.
Dans ce cas QoSMIC a une très bonne performance comparé aux autres protocoles.

Membres Protocole Messages Liens
5 RSP 13 13.0
5 Greedy 63 12.0
5 QoSMIC 68 12.7
5 MCT, ̺ = 1, r = 3 171 14.5
10 RSP 17 17.0
10 Greedy 89 18.0
10 QoSMIC 105 19.3
10 MCT, ̺ = 1, r = 3 247 22.5
20 RSP 30 30.0
20 Greedy 122 28.0
20 QoSMIC 150 29.7
20 MCT, ̺ = 1, r = 3 425 32.1

Tab. 3.7: Nombre moyen de messages envoyés et nombre moyen de liens utilisés.

3.3.4 Conclusion

La conclusion générale que nous tirons de cette section et que MCT peut être utilisé avec
des valeurs petites de ̺ et r (pour les deux versions proposées) en obtenant toutefois des
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performances souvent bien meilleures que celles de protocoles classiques. Dans le chapitre
suivant, nous allons considérer une méthode plus économe pour générer de bons arbres de
multicast en prenant en compte la nature du trafic.
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Fig. 3.7: ARPANET, groupe de 5 membres, version (a).
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Fig. 3.8: ARPANET, groupe de 10 membres, version (a).
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Fig. 3.9: ARPANET, groupe de 20 membres, version (a).
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Fig. 3.10: ARPANET, groupe de 5 membres, version (b).
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Fig. 3.11: ARPANET, groupe de 10 membres, version (b).
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Fig. 3.12: ARPANET, groupe de 20 membres, version (b).
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Chapitre 4

Un nouveau paramètre de QoS : la
congestion probabiliste

Dans ce chapitre nous introduisons un nouveau paramètre de qualité de service : la congestion
probabiliste. Ce paramètre est basé sur un modèle autosimilaire du trafic, modèle qui tend
actuellement à remplacer le modèle poissonnien. L’intérêt de ce nouveau paramètre est qu’il
permet, sous des hypothèses d’autosimilarité, de capturer une mesure de taux de perte de
paquets. Nous nous sommes intéressés à la perte de paquets car un taux de perte important
implique de grands délais de communication et induit une dégradation des performances des
applications. Dans un réseau “best effort”, dans lequel la livraison des paquets n’est pas
assurée, il est important de maximiser la probabilité qu’un paquet soit délivré afin d’éviter
qu’une application ne demande de renvoyer plusieurs fois le même paquet, ce qui induit
une dégradation des performances. La congestion probabiliste nous permettra d’améliorer
le fonctionnement des applications, notamment les applications multipoint. Les protocoles
de routage basés sur la congestion probabiliste pourront en effet trouver des routes moins
congestionnées, et donc des taux de perte faible.

Ce chapitre est divisé en deux sections. La première section est dédiée au modèle autosimi-
laire du trafic. Nous listons les expériences qui ont permis de mettre en évidence la nature
autosimilaire du trafic dans les réseaux de paquets IP. Nous décrivons ensuite la modélisation
du trafic sur un lien d’un tel réseau, nous donnons la définition de la congestion probabiliste
et montrons comment effectuer son estimation. Dans la deuxième section nous donnons des
résultats des simulations effectuées d’une part sur des topologies réelles, et d’autre part sur
des topologies générées avec le modèle proposé dans la section 2.3. Ces simulations ont pour
but de montrer que le nombre de paquets perdus dans un arbre multicast peut être diminué
significativement grâce à l’utilisation de la congestion probabiliste. Enfin, nous montrons
comment diminuer encore le taux de paquets perdus en combinant le protocole défini à la
section 3.3 et la congestion probabiliste.
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4.1 Modèle de trafic autosimilaire

Au début des années 90 plusieurs études empiriques ont montré que le trafic d’un réseau
IP offrait un comportement différent de celui des réseaux téléphoniques. En particulier, il
n’offrait pas un caractère poissonnien, mais plutôt autosimilaire. Le comportement d’un trafic
autosimilaire est très différent du trafic poissonnien car il présente de grandes variations à
différentes échelles de temps. L’hypothèse d’autosimilarité du trafic permet bien de retrouver
la dépendance à long terme observée empiriquement. Dans le cas du modèle poissonnien la
fonction d’auto-corrélation baisse de manière exponentielle, tandis que la fonction d’auto-
corrélation du modèle autosimilaire baisse très lentement, ce qui semble correspondre aux
observations.

La première observation de l’autosimilarité du trafic a été faite dans un réseau local LAN à
Bellcore par Leland, Taqqu, Willinger et Wilson [LTWW93]. Plus tard, Paxon et Floyd [PF95]
ont montré qu’il y a également de l’autosimilarité dans les réseaux WAN. A partir de ces ob-
servations, le débat a été ouvert pour trouver une explication au phénomène. Taqqu, Willin-
ger et Sherman [TWS97] d’une part, et Willinger, Taqqu, Sherman et Wilson [WTSW97]
d’autre part, ont montré que l’autosimilarité dans les LANs pourrait être provoquée par
la superposition de sources de type on-off avec une grand variation des périodes on et off.
Crovella et Bestavros [CB97], et Crovella, Taqqu et Bestavros [CTB98], ont également mis
en évidence des phénomènes autosimilaires dans la toile WWW (World Wide Web). Richard
et Cappello [RC98] ont montré le caractère autosimilaire de la charge de travail des serveurs
WWW. Beran, Sherman, Taqqu et Willinger [BSTW95] l’ont montré pour le trafic vidéo de
débit variable VBR (Variable Bit Rate). Il a été également montré par Park, Kim et Cro-
vella [PKC97] que les mécanismes de transport peuvent engendrer de l’autosimilarité dans le
trafic. En particulier, le mécanisme du contrôle d’écoulement du trafic de TCP peut main-
tenir la dépendance à long-terme créée par la distribution à queue épaisse de la taille des
fichiers transmis [PKC96]. A cause de son absence de contrôle d’écoulement du trafic, UDP
ne propage pas l’autosimilarité. A l’inverse, Veres, Kenesi, Molnár et Vattay [VKMV00] ont
montré comment TCP propage l’autosimilarité. Si un flux TCP non autosimilaire rencontre
une deuxième flux TCP autosimilaire, le premier flux acquiert la caractéristique autosimilaire
du deuxième. Veres et Boda [VB00] ont de plus montré que les flux TCP peuvent devenir
autosimilaires en transitant dans le réseau. En effet, si TCP a un contrôle de congestion
déterministe, il peut néanmoins créer du chaos qui génère l’autosimilarité dans certaines
conditions. Finalement, on retrouve un comportement autosimilaire dans d’autres technolo-
gies de réseaux de paquets, en particulier ATM [MV97, TG97, VMGC98].

La question naturelle qui découle de ces études est : comment prendre en compte l’autosimi-
larité du trafic pour augmenter les performances du réseau. Giordano, Pagano, Pannocchia
et Russo [GPPR96] ont présenté un nouveau schéma d’admission d’appels pour un réseau
du type ATM. Il profite de l’autosimilarité du trafic pour calculer un volume adéquat de
flux de trafic afin de maximiser l’utilisation des liens. En utilisant le fait que le trafic soit
autosimilaire, Östring, Sirisena et Hudson [ÖSH00] ont présenté un contrôle de congestion
basé sur une prédiction pour le trafic ABR1 d’ATM. Ils ont également présenté un contrôle

1. Available Bit Rate : c’est un des quatre types de trafics définis dans la technologie ATM.



4.1. MODÈLE DE TRAFIC AUTOSIMILAIRE 79

de congestion pour les réseaux IP basé sur l’élimination de paquets dans la file d’attente,
toujours en utilisant les résultats du modèle autosimilaire. Dans leur article, les auteurs ont
mené une étude comparative avec d’autres systèmes de contrôle de congestion, comme par
exemple RED [FJ93]. Ils ont montré que, pour la même taille de file d’attente, leur méthode
a un pourcentage d’utilisation du lien plus élevé que dans l’application de RED. Enfin, Park
et Tuan [PT00] ont décrit une application des caractéristiques autosimilaires du trafic au
contrôle de congestion inhérent à TCP. Ils ont en particulier décrit une stratégie permettant
l’augmentation du taux de transmission.

Il existe ainsi un grand nombre d’études qui démontrent le caractère autosimilaire du trafic
dans les réseaux IP et dans les réseaux de paquets en général. Nous allons donc baser notre
étude sur l’hypothèse d’autosimilarité du trafic, et nous renvoyons le lecteur aux articles cités
ci-dessus pour se convaincre de la validité de cette hypothèse.

Cette section est organisée de la manière suivante. Tout d’abord nous rappelons le modèle
autosimilaire de trafic proposé par Norros, ainsi que le modèle de lien avec file d’attente
d’entrées autosimilaires. Nous définirons ensuite notre nouveau paramètre de qualité de ser-
vice : la congestion probabiliste.

4.1.1 Modèle de trafic autosimilaire Gaussien

Norros a étudié en profondeur le modèle autosimilaire du trafic dans une série d’articles [Nor94,
Nor95, Nor99]. Notre modèle se base sur cette étude, dont nous rappelons ici les grandes
lignes. Considérons un élément d’un réseau de paquets sans connexion (par exemple un
routeur). On note A(t) la quantité de trafic que le réseau transmet à cet élément pendant
l’intervalle de temps [0, t[, pour t > 0, et ]t, 0], pour t < 0. Pour t ∈] − ∞,∞[, le trafic
offert pendant l’intervalle de temps [s, t[ est noté comme A(s, t) = A(t)−A(s). On dit que le
processus A(t) a des incréments stationnaires si pour tout t ∈ R et toute suite s1 < · · · < sn

finie, la distribution de

(A(t + s1, t + s2), . . . , A(t + sn−1, t + sn)) (4.1)

est indépendant de t. Dans la suite, nous supposerons que A(t) a des incréments stationnaires.
On suppose également que le carré de la fonction est intégrable, de façon à ce que

E(A(t)2) <∞. (4.2)

De la propriété d’incréments stationnaires, on peut déduire que E(A(t)) = m · t, où m est la
moyenne de la quantité de données envoyées au routeur par le réseau. De manière analogue,
la variance V ar(A(t)) est une fonction du temps. Si on note v(t) = V ar(A(t)), alors on a

Cov(A(s), A(t)) =
1

2
(v(t)− v(s)− v(t− s)) ∀ (s, t) ∈ R

2 : 0 < s < t (4.3)



80CHAPITRE 4. UN NOUVEAU PARAMÈTRE DE QOS : LA CONGESTION PROBABILISTE

La structure de corrélation de A(t) (propriété du deuxième ordre) est donc déterminée uni-
quement par la fonction v(t).

Le processus A(t) est dit dépendant à court terme si pour tout s < t ≤ u < v le coefficient
de corrélation entre A(αs, αt) et A(αv, αu) converge vers zéro quand l’échelle de temps α
tend vers l’infini. Sinon, le processus est dit dépendant à long terme.

Selon les travaux récents de Leland et al. [LTWW93] déjà mentionné dans l’introduction
de la section 4.1, le trafic IP réel suit une fonction de variance v(t) qui est proportionelle
à tξ, où ξ ∈ [1, 2[ pour six ordres de grandeur de temps. Par conséquent, le trafic IP est
bien dépendant à long terme. De ces résultats on supposera que la variance est de la forme
v(t) = tξ. Donc pour un processus étudié à différentes échelles de temps, on a

V ar(A(αt)) = v(αt) = (αt)ξ = αξ · tξ = αξ · V ar(A(t)) (4.4)

Cette dernière équation implique que A(αt) et αξ/2A(t) ont la même structure de corrélation,
c’est-à-dire A(t) est autosimilaire.

Les processus gaussiens se prêtent à la construction d’un modèle vérifiant les propriétés
de deuxième ordre mentionnées ci-dessus. Un mouvement brownien fractionnaire est un
processus gaussien autosimilaire. Plus précisément, un mouvement brownien fractionnaire
normalisé de paramètre d’autosimilarité2 H ∈ [1

2
, 1[ est un processus stochastique Zt, avec

t ∈]−∞,∞[, caractérisé par les propriétés suivantes :

1. Zt a des incréments stationnaires ;

2. Z0 = 0, et E(Zt) = 0 ∀ t ∈ R ;

3. E(Zt)
2 = V ar(Zt) = |t|2H ∀ t ∈ R ;

4. Zt a des trajectoires continues ;

5. Zt est gaussien, c’est-à-dire que toutes les distributions marginales sont gaussiennes.

Le premier travail sur ce type de processus a été mené par Mandelbrot et Van Ness [MN68]
pour le cas de H = 1

2
. L’autre cas extrême est H = 1, pour lequel Zt est un processus

déterministe avec trajectoires linéaires [Nor95]. La covariance des incréments d’un mouve-
ment brownien fractionnaire sur deux intervalles non superposés est toujours positive, et son
expression est:

Cov(Zt2 − Zt1 , Zt4 − Zt3) =
1

2

(
(t4 − t1)

2H − (t3 − t1)
2H + (t3 − t2)

2H − (t4 − t2)
2H
)

(4.5)

pour tout t1 < t2 ≤ t3 < t4.

Définition 4.1 (Norros [Nor95]) Un trafic brownien fractionnaire (TBF) est un processus

A(t) = m t +
√

a m Zt, (4.6)

où Zt est le mouvement brownien fractionnaire normalisé avec paramètre d’autosimilarité
H ∈ [1

2
, 1[, m est la moyenne, et a est le coefficient de variance.

2. H est aussi appelé paramètre de Hurst
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Le facteur
√

a m de l’équation (4.6) est motivé par la superposition de plusieurs trafics
browniens fractionnaires indépendants A(i)(t) = mi t +

√
a miZt de même paramètres H et

a. En appliquant la propriété de la superposition, on a

A(t) =
K∑

i=1

A(i)(t)

E(A(t)) =
K∑

i=1

E(A(i)(t))

=

K∑

i=1

mi = m; (4.7)

V ar(A(t)) =

k∑

i=1

V ar(A(i)(t))

=

k∑

i=1

a mi V ar(Z
(i)
t ).

= a m (4.8)

En appliquant (4.7) et (4.8), on obtient

A(t) = m t +
√

a m Zt.

Ces équations illustrent les fonctions des trois paramètres du modèle de trafic décrit dans la
définition 4.1 : H et a caractérisent la “qualité” du trafic, alors que m est caractéristique de
la “quantité” de trafic.

4.1.2 File d’attente avec entrées autosimilaires

Dans cette section nous étudions le comportement d’une file d’attente avec en entrée un trafic
autosimilaire. Ceci modélise le comportement d’un lien dans un réseau. Après la définition
formelle de la file, nous rappellerons les bases du problème de changement d’échelle de temps.
Ceci nous servira à décrire le calcul d’une borne inférieure de la taille maximum de la file
d’attente. C’est cette borne qui nous permettra de définir la congestion probabiliste dans la
section 4.1.3.

Un composant du réseau, par exemple un routeur, reçoit des paquets par les interfaces
d’entrée. Après avoir déterminé le lien de sortie adéquat d’un paquet, le routeur place le
paquet dans la file d’attente correspondante à ce lien de sortie. Supposons dans un premier
temps que l’espace de stockage soit infini. Supposons également que la sortie soit un lien
de capacité C, et que le trafic qui arrive en entrée soit autosimilaire de paramètres H, a et
m < C. Norros a défini la notion suivante :
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Définition 4.2 (Norros [Nor94]) Le stockage fractionnel autosimilaire brownien de paramètres
m, a et H, et de capacité de sortie C > m est le processus stochastique Xt défini par

Xt = sup
s≤t

(
A(t)− A(s)− C (t− s)

)
, t ∈]−∞,∞[ (4.9)

où A(t) est le processus fractionnel brownien de l’équation (4.6).

La stationnarité de Xt vient de la stationnarité des incréments de A(t). Selon le théorème d’er-
godicité de Birkhoff [Dur96], Xt est fini puisque l’ergodicité de Zt implique que limt→∞ Zt/t =
E(Zt) = 0. Avec de plus l’hypothèse m < C on obtient

lim
s→−∞

(A(t)− A(s)− C(t− s)) = −∞ (4.10)

Remarque. Le processus de stockage Xt est toujours positif bien que les processus d’ar-
rivée puissent avoir des incréments négatifs.

Les processus autosimilaires ont la propriété importante suivante :

Théorème 4.1 (Norros [Nor94]) Soit Xt un stockage fractionnel autosimilaire brownien de
paramètres H, a, m et C, et soit α > 0 un nombre réel. Alors, le processus X(αt) est
distribué comme αHXt avec un taux de service de m + α1−H(C −m).

Ce comportement vis-à-vis du changement d’échelle est central dans la théorie des proces-
sus autosimilaires. Nous rappelons donc ci-dessous les grandes lignes de la preuve de ce
comportement.

Preuve. La distribution X(αt) se calcule comme suit

X(αt) = sup
s≤t

(
A(αt)− A(αs)− C(αt− αs)

)

= sup
s≤t

(
mα(t− s) +

√
ma
(
Z(αt)− Z(αs)

)
− Cα(t− s)

)

(d)
= αHsup

s≤t

(
mα1−H(t− s) +

√
ma
(
Z(t)− Z(s)

)
− Cα1−H(t− s)

)

= αHsup
s≤t

(
A(t)− A(s)−

(
m + α1−H(C −m)

)
(t− s)

)
, (4.11)

où
(d)
= signifie que les processus impliqués ont la même distribution. On trouve que le taux

de service C de l’équation (4.9) devient m + α1−H(C − m) dans l’équation (4.11) par la
comparaison de ces deux équations. �

Un critère de qualité typique des télécommunications est la probabilité que le nombre d’unités
de trafic dans une file d’attente excède la taille de la mémoire tampon b de cette file. Cette
probabilité est un paramètre de qualité de service ǫ simplement défini comme :

ǫ = P (X > b) (4.12)
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Cette équation exprime une condition de stockage. Norros a donné une expression explicite
de cette condition en fonction des paramètres m, C, a et H.

Théorème 4.2 (Norros [Nor95]) Soit ρ = m/C. L’expression suivante

1− ρ

ρ1/2H
· C(H− 1

2
)/H · b(1−H)/H (4.13)

est une constante qui ne dépend que de H, a et ǫ (et pas de ρ, C, m ni b).

Ici encore, nous rappelons les grandes lignes de la preuve de cette propriété remarquable.

Preuve. Comme X(0) a la même distribution que la fonction d’accumulation sups≤t

(
A(t)−

C t), considérons la fonction

q(b, β) = P
(
sup
t≥0

(
Z(t)− βt

)
> b
)
. (4.14)

En appliquant la propriété d’autosimilarité de Z(t), on a

q(αb, β) = P

(
sup
t≥0

[
Z

(
t

α1/H

)
− β

α
t

]
> b

)
= q(b, α

1−H
H β), (4.15)

donc,

q(b, β) = q(1, b
1−H

H β) = f(b
1−H

H β), (4.16)

où la fonction f est définie par

f(y) = q(1, y) = P

(
sup
t≥0

[Z(t)− yt > 1]

)
. (4.17)

La fonction f(y) est strictement décroissante pour y ≥ 0. De plus f(0) = 1 et f(∞) = 0. On
peut donc écrire

ǫ = P (X > b)

= P

(
sup
t≥0

[
Z(t)− C −m√

am
t >

b√
am

])

= f

(( b√
am

) 1−H
H · C −m√

am

)
(4.18)

En substituant ρ = m/C nous obtenons l’équation désirée

1− ρ

ρ1/2H
· C(H− 1

2
)/H · b(1−H)/H = a

1
2H

·f−1(ǫ) (4.19)

�
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Pour le cas H = 1
2
, l’équation (4.12) se réduit au cas de l’approximation de la file d’attente

M/D/1, où
1− ρ

ρ
· b (4.20)

est constant. En revanche, pour le cas 1
2

< H < 1 la situation est différente. Fixons C et
cherchons la taille b de la mémoire tampon en fonction de ρ

b = b(ρ) = Θ
(
ρ

1
2(1−H) · (1− ρ)−

H
1−H

)
(4.21)

Pour les valeurs élevées de H (par exemple H = 0.8 ou 0.9) l’espace de stockage nécessaire
s’accroit très rapidement. Par conséquent l’augmentation de la taille de la file d’attente ne
permet pas en pratique d’augmenter le facteur d’utilisation ρ. Résolvons l’équation (4.19)
pour obtenir le taux de service C en fonction de l’utilisation m = ρ · C. On obtient

C = C(m) = m + f−1(ǫ)a
1

2H b
H−1

H ·m 1
2H (4.22)

L’équation (4.22) montre que la capacité du lien C augmente plus lentement qu’une loi
linéaire de paramètre m. On peut tirer un meilleur profit de la capacité C en multiplexant
plusieurs sources et sans augmenter la taille de la mémoire tampon b.

Le théorème suivant donne une borne inférieure pour l’équation 4.12, ce qui nous donnera
une forme explicite de la fonction f−1(ǫ) dans l’équation (4.19).

Théorème 4.3 (Norros [Nor94]) Soit X(t) un processus de stockage fractionnel autosimi-
laire brownien.

P (X(t) > x) ≥ Φ

(
1√
am
·
(

C −m

H

)H

·
(

x

1−H

)1−H
)

(4.23)

où Φ = P (Z(1) > y) est la distribution résiduelle de la fonction gaussienne.

Voici ci-dessous les grandes lignes de la preuve.

Preuve. Comme dans la preuve du théorème 4.2, on inverse le temps. Alors,

P (X > b) ≥ max
t≥0

P
(
A(t) > t + b

)
= max

t≥0
Φ

(
(1−m) t + b√

am tH

)
, (4.24)

où l’égalité vient de l’autosimilarité de Z(t). Le maximum de l’équation (4.24) est obtenu
par différenciation, lorsque

t =
H x

(1−H)(1−m)
. (4.25)

�
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Dans la suite du document, nous utiliserons l’approximation classique suivante :

Φ(y) ≈ (2π)−1/2

(1 + y)
exp

(−y2

2

)
∼ exp

(−y2

2

)
. (4.26)

L’expression de la probabilité de l’équation 4.12 devient alors

P (X > x) ∼ exp

(
− (C −m)2H · x2−2H

2H2H · (1−H)2−2H · a ·m

)
. (4.27)

Le comportement de la file d’attente est Weibullien, c’est-à-dire P (X > b) ∼ exp(−γxβ),
β ≤ 1. La valeur du paramètre H a donc un grand impact sur le critère de stockage, et
il met en évidence la différence avec la modélisation traditionnelle du trafic basée sur des
statistiques poissonniennes.

4.1.3 Congestion probabiliste

Les rappels nécessaires de la théorie des processus autosimilaires ayant été faits (cf. les
sections 4.1.1 et 4.1.2), nous pouvons maintenant définir un nouveau paramètre de qualité
de service, relié au taux de perte de paquets dans le réseau, facteur critique dans Internet.
Nous montrerons également comment ce paramètre peut être estimé en temps réel par chaque
routeur. Sa définition découle de la probabilité de pertes :

Définition 4.3 La congestion probabiliste CP d’un lien de capacité C, possédant une mémoire
tampon de taille b, et recevant un trafic autosimilaire de paramètres m, a et H, est défini
comme

CP = − ln

(
1− exp

(
− (C −m)2H · b2−2H

2H2H · (1−H)2−2H · a ·m

))
(4.28)

La congestion probabiliste vérifie donc CP = − ln(1−P (X(t) > b)), où le terme 1−P (X(t) >
b) est la probabilité que la capacité de la mémoire tampon ne soit pas dépassée. Autrement
dit, la congestion probabiliste est la probabilité de ne pas perdre de données. L’utilisa-
tion du logarithme est motivée par deux raisons. D’une part, cette représentation atténue
les grandes variations de la probabilité. D’autre part, cette représentation simplifie les cal-
culs. Par exemple, la congestion probabiliste d’un chemin simple S = {e1, . . . , ek} est cal-
culée comme CPS =

∑k
i=1 CP i. En effet, la probabilité totale de ne pas perdre un élément

d’information dans le chemin S est bien le produit des probabilités de ne pas perdre un
élément d’information dans chaque lien ei. Cette dernière affirmation est vraie sous l’hy-
pothèse d’événements indépendants, ce qui se justifie par le fait que le réseau soit “ouvert”,
c’est-à-dire que les nœuds reçoivent et envoient du trafic de l’extérieur du réseau, et que le
nombre de paquets perdus est petit en comparaison de la totalité du trafic.

La congestion probabiliste d’un lien peut être estimée localement par le routeur incident à
ce lien. Elle repose sur une estimation des paramètres du trafic qui peut être effectuée avec
les statistiques des données transmises par chaque routeur du réseau. Par exemple, Abry et
Veitch [AV98] et Roughan, Veitch et Abry [RVA00] proposent un estimateur robuste, non
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décentré et rapide (basé sur une batterie de filtres numériques) pour estimer le paramètre
H. L’estimateur utilise la théorie des ondelettes pour faire une analyse multi-résolution de
la variance des données. L’estimation de H obtenue est très bonne mais nécessite 30.000
données (voir la figure 4 dans [RVA00]). Quand le nombre des données disponibles n’est pas
très important, il est préférable d’utiliser l’estimateur suivant qui utilise le fait que chaque
routeur garde les statistiques de l’utilisation de chacune de ses interfaces (par exemple il
compte le nombre d’octets qui sont envoyés sur chaque interface).

Estimation des paramètres du trafic Pour chaque lien, on obtient donc la mesure du
nombre d’octets Ai, 1 ≤ i ≤ N , envoyés pendant l’intervalle de temps Ii =]t−itu, t−(1−i)tu[,
où tu est le temps entre deux observations, et N est le nombre total d’observations. Pour
faire l’estimation des paramètres du modèle autosimilaire au temps t, un routeur se sert des
N observations faites durant un temps ∆ = N · tu.
Soit Bi = Ai/tu. L’estimation de m et a est obtenue par

m̂ = B =
1

N

N∑

i=1

Bi (4.29)

â =
σ2(B)

m̂
=

1

m̂(N − 1)

N∑

i=1

Bi − B (4.30)

Pour l’estimation de H, on utilise le fait (cf. [LTWW93] que le trafic des réseaux suit des
processus autosimilaires de deuxième ordre possédant une fonction d’auto-covariance de type
α ·x−β, où H = 1−β/2. On estimera donc H par régression linéaire afin de minimiser l’erreur
quadratique moyenne. Plus précisément, la fonction d’auto-covariance est

B̌k =
N∑

i=1

(Bi −B) · (Bi−k − B) (4.31)

Si N = 2j, et j ∈ N, il est possible d’utiliser la transformée rapide de Fourier (FFT) de la
manière suivante

B̌ = FFT−1(FFT (B) ◦ FFT (B∗)) (4.32)

où B̌ = {B1, B2, . . . , BN}, et le symbole “◦” est la multiplication composantes à compo-
santes 3, et B∗ est le vecteur conjugué du vecteur B, toujours composantes à composantes.
La régression linéaire s’obtient par

B̌k = αI−β

ln B̌k = ln α− β ln I

3. c’est-à-dire D = F ◦G satisfait Di = Fi ·Gi pour tout 1 ≤ i ≤ N
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En écriture matricielle



log B̌1

...
log B̌N



 =




1 ln I1
...

...
1 ln IN




[
ln α
−β

]

ln B̌ = Z

[
ln α
−β

]

ZT ln B̌ = ZT Z

[
ln α
−β

]

[
ZT Z

]−1
ZT ln B̌ =

[
ln α
−β

]
(4.33)

On fait le calcul pour
[
ZT Z

]−1
:

ZT Z =

[
1 . . . 1

ln I1 . . . ln IN

]



1 ln I1
...

...
1 ln IN





=

[
N

∑N
i=1 ln Ii∑N

i=1 ln Ii

∑N
i=1(ln Ii)

2

]

[
ZT Z

]−1
=

[∑N
i=1(ln Ii)

2 −∑N
i=1 ln Ii

−∑N
i=1 Ii N

]

N
∑N

i=1(ln Ii)2 − (
∑N

i=1 ln Ii)2
(4.34)

En utilisant (4.34) en (4.33)

[
ln α
−β

]
=

[∑N
i=1(ln Ii)

2 −∑N
i=1 ln Ii

−∑N
i=1 ln Ii N

]

N
∑N

i=1(ln Ii)2 − (
∑N

i=1 ln Ii)2

[
1 . . . 1

ln I1 . . . ln IN

]
ln B̌

Soit

det = N
N∑

i=1

(ln Ii)
2 −

(
N∑

i=1

ln Ii

)2

Alors, finalement

[
ln α
−β

]
=





∑
N

i=1
ln Ii

∑
N

i=1
ln B̌i−

∑
N

i=1
ln Ii

∑
N

i=1
ln Ii ln B̌i

det
−∑N

i=1
ln Ii

∑N

i=1
ln B̌i+N

∑N

i=1
ln Ii

∑N

i=1
ln Ii ln B̌i

det



 (4.35)
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De l’équation (4.35) on obtient β, et Ĥ comme

Ĥ = 1− β

2
(4.36)

Pour évaluer la qualité de l’estimateur proposé ci-dessus, nous avons généré des traces autosi-
milaires avec le générateur proposé par Norros, Mannersalo et Wang [NMW99]. Ces auteurs
ont validé leur générateur avec l’estimateur d’Abry et Veitch [AV98]. Nous avons généré
1000 traces de 216 valeurs avec les paramètres du simulateur m = 50 et n = 25 pour obtenir
des traces bien représentatives des valeurs de H = {0.7, 0.8, 0.9}. Pour utiliser l’estimateur
proposé ci-dessus il faut tenir compte du fait que le calcul de l’auto-corrélation est une
approximation d’autant moins valable que l’on s’éloigne de l’origine de l’axe des abscisses.
Le paramètre Ne utilisé pour faire l’estimation est donc plus petit que le paramètre N des
valeurs du trafic original. Dans nos expériences nous avons utilisé Ne = 1

2
N . La figure 4.1

présente des résultats pour les traces complètes (appelées “sans moyenne”), modifiées en pre-
nant les moyennes par groupes de 25 valeurs (appelées “moyenne sur 32”), et modifiées en
prenant les moyennes par groupes de 210 valeurs (appelées “moyenne sur 1024”). Notons que
pour la trace “moyenne sur 32”, N = 2048. Pour la trace “moyenne sur 1024”, N = 64. Ces
valeurs sont motivées par l’estimation de H à partir des traces du système MRTG [wwwa].
Nous reviendrons sur ce point dans la section 4.2.2. Bien que l’estimateur ne soit pas parfait,
il permet toutefois d’estimer H quand le nombre d’observations N est petit. En plus, nous
verrons dans la section 4.2.4 que le paramètre de qualité de service proposé (la congestion
probabiliste) est robuste face à des variations de H. Il est donc possible d’accepter une cer-
taine imprécision dans l’estimation de H. On observe que la déviation standard augmente
avec le nombre de valeurs moyennées, ce qui est raisonnable du fait de la grande diminution
des valeurs de Ne pour faire le calcul. L’estimation de H = 0.9 reste la plus difficile à cause
de l’estimation de l’auto-corrélation. La dérivation standard est cependant plus petite car
l’auto-corrélation est plus lissée que pour les valeurs de H plus petites.
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Fig. 4.1: Estimations de H selon différentes moyennes.
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4.2 Application de la congestion probabiliste

L’objet de cette section est de démontrer l’utilité de la congestion probabiliste comme
nouveau paramètre de qualité de service. Nous allons ainsi montrer comment utiliser la
congestion probabiliste pour la construction optimisée d’arbre de multicast, soit en l’utili-
sant comme critère de sélection de chemins dans QoSMIC [FBP98], soit comme paramètre
de congestion dans notre protocole MCT (voir chapitre 3.3). Le chapitre ci-après décrit en
détail d’une part les raisons qui motivent l’utilisation de la congestion probabiliste dans les
protocoles de multicast, et d’autre part comment ce paramètre de qualité de service peut
être effectivement utilisé. La section 4.2.2 décrit ensuite le cadre de la longue campagne de
simulation que nous avons menée pour valider notre utilisation de la congestion probabiliste.
Ces simulations (sections 4.2.3 et 4.2.4) considèrent des simulations de topologies réelles à
partir de données réelles, et aussi des modèles de topologies (telles que celles du chapitre 2.3).
Ce dernier type de simulations nous a permis d’aborder des réseaux réalistes de très grande
taille, et de juger ainsi du passage à l’échelle de notre approche.

4.2.1 Congestion probabiliste et applications multipoint

Les transmissions sur les réseaux de paquets IP ne sont pas fiables. En effet un paquet peut
être détruit en passant par un routeur congestionné. Une autre caractéristique des réseaux
IP est qu’ils sont partagés entre tous les utilisateurs. Pour offrir le service de transport, la
pile de protocoles TCP/IP contient deux protocoles qui assurent différents types de services :
TCP et UDP.

TCP est un protocole qui permet des communications fiables, et se comporte comme un
canal virtuel entre les deux utilisateurs d’une communication point-à-point. Ce protocole
assure que l’information arrive à destination dans le même ordre que celui dans lequel elle a
été envoyée, et sans erreurs. Pour accomplir cela, TCP utilise un mécanisme d’acquittement.
Pour chaque morceau d’information envoyé il y a un acquittement4. Si le nœud émetteur ne
reçoit pas l’acquittement au bout d’un certain temps, il renvoie ce morceau d’information.
Le temps entre l’envoi de l’information et la réception de l’acquittement est utilisé par le
contrôle de congestion qui régule son débit. Ce mécanisme de contrôle de congestion aux
extrémités de la communication permet de bien partager le réseau entre utilisateurs. S’il y a
un nouveau utilisateur qui arrive, il pourra envoyer des donnés avec une qualité raisonnable
parce que les autres diminueront leur débit automatiquement.

Toutes les applications qui ont besoin de fiabilité utilisent des communications TCP. Par
exemple la transmission de fichiers avec le protocole FTP, ou la plupart des connexions aux
serveurs Web.

UDP est un protocole sans connexion et qui n’assure pas la fiabilité. L’information est envoyée
sous la forme de datagrammes, et il n’y a aucun contrôle de son arrivée à destination (ce
contrôle est laissé aux applications). Comme UDP est un protocole sans connexion, il n’y a

4. Le processus est un peu plus complexe que cela parce qu’il n’est pas nécessaire d’envoyer un acquittement
pour chaque paquet envoyé. Pour une explication plus détaillée, voir [Ste94].
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pas de contrôle de congestion. Un exemple d’application d’UDP est le service de noms “DNS”.
Ce service associe les noms des stations sur Internet à leur numéro IP. Une demande peut
être envoyée dans un seul datagramme ou paquet. Si le paquet est perdu, la source refait la
demande après un temps prédéterminé. Dans ce cas c’est l’application qui résout le problème
de la perte du paquet. De plus, ni l’ordre, ni les doublons ne sont pris en compte. Un autre
exemple d’utilisation d’UDP est la transmission de la voix en temps réel. Les données sont
envoyées à la vitesse nécessaire. Si un paquet est perdu, le temps de renvoyer le paquet est
normalement plus grand que temps que le récepteur peut attendre pour bien entendre la
transmission. Donc, dans cette application les paquets perdus ne sont pas renvoyés.

Évidemment la perte de paquets dégrade la qualité d’une transmission. Par exemple, une
perte sous TCP provoque un ralentissement de l’envoi des données, causé par les retrans-
missions, et par l’action du mécanisme de contrôle de congestion qui diminue le débit. Dans
UDP la perte de paquets influe directement sur la qualité de la transmission (par exemple
dans la transmission de la voix). Trouver un mécanisme pour réduire les pertes est donc très
important. Les pertes se produisent dans les routeurs. Un routeur reçoit un paquet, il le met
dans la file d’attente du lien de sortie selon le destinataire. Si la file d’attente est pleine, le
routeur résout cette situation de congestion en détruisant le paquet, et parfois en envoyant
une notification à la source (protocole ICMP).

Comme il a été présenté à la section 4.1 le trafic a un comportement autosimilaire dans les
réseaux IP. On peut ainsi estimer la probabilité de pertes en utilisant l’équation 4.27 déduite
par Norros. On a donc montré dans la section 4.1.3 qu’il est possible d’estimer les paramètres
du trafic en temps réel. Donc on a tous les éléments pour calculer la probabilité de perte, et
chercher une méthode pour réduire ces pertes.

D’un point de vue général il est possible d’utiliser la congestion probabiliste pour le rou-
tage. Par exemple, on peut calculer un plus court chemin dans le réseau modélisé par un
graphe où le poids des arêtes est la congestion probabiliste. Il reste à démontrer que cette
technique donne un résultat stable, c’est-à-dire qu’il n’y a pas d’oscillations entre les routes
dans les tables de routage. Il faut noter qu’un changement de route change le trafic, et donc
la congestion probabiliste des arêtes impliquées change également. Ce sont ces changements
corrélés qui peuvent générer des oscillations. Ce travail n’est pas abordé ici et dans cette
thèse on considère uniquement le cas où le trafic sur lequel on applique les critères de QoS
est significativement plus petit que le trafic maximal dans le réseau. Cette hypothèse permet
d’assurer que les conditions de congestion des routeurs ne changeront pas à cause de l’opti-
misation du trafic sur lequel on applique les critères de QoS. Cette affirmation est vraie pour
des trafics négligeables par rapport au trafic maximal.

Pour une application point-à-point, il est possible de chercher un chemin tel que la congestion
probabiliste soit petite afin de satisfaire aux besoins de l’application. Par exemple, le proto-
cole RSVP [ZBHJ97] (pour “Resource ReSerVation Protocol”) permet de réserver un certain
paramètre de QoS tout au long d’un chemin. Évidemment pour que cette réservation soit
possible il faut avoir la capacité d’explorer plusieurs chemins, pas seulement le plus courts.
En particulier, le protocole MPDR proposé à la section 3.3.1 est capable d’explorer de mul-
tiples chemins. Utilisé avec RSVP, il trouvera éventuellement un chemin avec la probabilité
de perte désirée.
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Pour une application multipoint, on a vu dans la section 3.1.10 qu’il existe des protocoles
multipoint avec QoS, dont YAM et QoSMIC. Les techniques de construction des arbres sont
identiques dans les deux protocoles. Le deux se servent d’une méthode gloutonne pour cher-
cher différents chemins de connexion à l’arbre multipoint déjà existant. (QoSMIC ajoute
une autre technique : il permet que les nœuds de l’arbre cherchent différents chemins vers
la source). Les deux protocoles comparent les chemins et choisissent celui qui a la QoS de-
mandée. Dans le travail que nous présentons, nous avons simulé le comportement de QoSMIC
avec la congestion probabiliste comme paramètre de qualité de service. Nous avons aussi fait
des simulations pour faire des comparaisons avec notre protocole multipoint MCT présenté
à la section 3.3.2.

Nos simulations ont pour objectif la comparaison de protocoles multipoint avec capacité de
QoS, avec des protocoles sans QoS. Les paramètres de QoS sont liés à la bande passante, le
taux de perte, le délai, etc. Dans nos simulations, toutes les comparaisons on été faites en
mesurant le nombre d’octets perdus dans l’arbre multipoint.

4.2.2 Impact de l’utilisation de la congestion probabiliste

Ce chapitre décrit le cadre des résultats obtenus lors de notre longue campagne de simulations
menée afin de valider les idées développées dans la section précédente. L’idéal aurait été de
mener des simulations à partir de trafic réel sur des topologies réelles. Malheureusement il est
très difficile (voire impossible) d’obtenir tout le trafic d’un réseau. Il est cependant possible
d’obtenir des traces de trafic (par exemple les valeurs moyennes du trafic pendant une période
de temps) de certains réseaux réels. Nous avons mené une campagne de simulations sur la
topologie du réseau UUNET et sur une topologie générée par le modèle de la section 2.3.
Nous n’avons pas obtenu les traces correspondant à ce réseau. Nous avons donc extrapolé à
partir de traces réelles sur le réseau Abilene aussi bien pour UUNET que pour notre modèle
de topologie.

Nous commençons par décrire le calcul de la congestion probabiliste, puis la génération du
trafic dans nos différentes simulations. Nous décrivons ensuite la représentation des résultats.

Calcul de la congestion probabiliste

Pour calculer la congestion probabiliste décrite dans la définition 4.3, on a besoin des pa-
ramètres du trafic, des liens et des routeurs. Considérons un lien donné d’un routeur donné.
Les paramètres du trafic de ce lien sont représentés par le triplet {m̂t, ât, Ĥt} qui décrit le
trafic au temps t. Les autres paramètres sont la capacité C du lien, et la taille b de la mémoire
tampon que le routeur assigne à ce lien.

Comme il a été montré dans la section 4.1.3, les paramètres du trafic peuvent être calculés
en temps réel. Les simulations faites utilisent un trafic autosimilaire généré à partir de traces
réelles obtenues avec le système MRTG [wwwa]. Le format MRTG est standard pour les
données de trafic et il donne le nombre total d’octets envoyés sur une interface d’un routeur,
par période de temps de 5 minutes. Nous nous sommes donc heurté ici à une première
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difficulté. D’une part, pour faire l’estimation des paramètres du trafic, on doit prendre un
nombre de données suffisamment important. Mais d’autre part, l’intervalle de temps doit
être tel que l’hypothèse d’autosimilaritée reste valable. Nous avons décidé de prendre 50
observations. Selon les notations de la section 4.1.3, on a donc :

tu = 300 secondes, N = 50, et ∆ = 4h10.

Le période ∆ est un peu grande car le trafic peut changer de caractéristique sur une aussi
longue période, mais elle permet toutefois d’avoir un nombre suffisant d’observations du
trafic pour une bonne estimation de H. A partir de l’estimation des paramètres du trafic de
tous les liens selon la section 4.1.3, on obtient la congestion probabiliste de tous les liens au
temps t par application de l’équation (4.28). Il faut remarquer que pour faire l’estimation de
paramètres dans un routeur réel, il est préférable d’utiliser une période ∆ plus petite, et un
nombre N d’observations plus grand. Dans cette thèse nous ne rentrons pas dans les détails
de l’estimation des paramètres.

Les autres paramètres que nous devons considérer sont la capacité du lien C et la taille
b de la mémoire tampon. C est facile à obtenir. Par contre les fabricants de routeurs ne
donnent pas la valeur de b, et ils utilisent souvent une politique dynamique pour la gestion
de la mémoire. Toutefois, la variation de la congestion probabiliste en fonction de de b n’est
pas très importante. En plus, si on fait une simulation de file d’attente en faisant varier le
paramètre b, on s’aperçoit que le nombre de paquets perdus se maintient quasi constant. Cette
affirmation est vraie pour b au-dessus d’une limite inférieure. Au-dessous de cette limite, le
nombre de paquets perdus augmente rapidement lorsque b diminue. Dans la figure 4.2 on
montre deux liens très congestionnés du réseau Abilene.
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Fig. 4.2: Paquets perdus en fonction de la taille de b sur une période de 8192 secondes.

Il faut comprendre que la taille de la mémoire tampon b est réservée aux données qui at-
tendent d’être envoyées. Par conséquent on a choisi une valeur de b = 4800 octets pour
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toutes les simulations. Cette valeur représente une borne supérieure de la taille maximale
d’un paquet pour les technologies de réseau Ethernet, Fast-Ethernet, et FDDI.

Génération d’un trafic autosimilaire

Dans nos simulations, nous avons simulé la file d’attente de chaque lien de la manière suivante.
Nous avons généré le trafic At selon l’équation (4.6), ainsi que les triplets {m̂t, ât, Ĥt}. Les
protocoles utilisent la congestion probabiliste calculé au temps t− tu, donc l’estimation des
paramètres du trafic a été faite à t− tu. Ensuite, pour chaque lien e, nous avons considéré le
processus itératif suivant :

Ykτ = (m− Ce)τ +
√

am (Zkτ − Z(k−1)τ )

et

Xkτ =






0 si X(k−1)τ + Ykτ ≤ 0;
b si X(k−1)τ + Ykτ ≥ b;
X(k−1)τ + Ykτ sinon.

où Ce est la capacité du lien e, τ est la résolution de la simulation (c’est-à-dire le tic de
l’horloge), et b la taille de la mémoire tampon du lien e. Nous avons calculé ensuite le
rapport entre le nombre d’octets perdus pendant tout la durée de l’expérience, et le nombre
total d’octets transmis par le lien e. Ce rapport est vu comme la probabilité pe de perdre un
octet dans le lien e. On peut alors estimer la probabilité de perdre un octet pour un nouveau
flux de débit très inférieur au débit maximal, comme la même probabilité pe.

Les protocoles multipoint construisent un arbre T = (V, E), où V est la suite des nœuds,
et E est l’ensemble des liens. Pour chaque arbre T construit par un protocole multipoint, la
probabilité de ne pas perdre d’octet est

P (T ) = Πe∈E(1− pe) (4.37)

La validité de cette expression est basée sur la supposition que les flux qui traversent le
réseau sont indépendants. La justification est donnée par le fait que le réseau est ouvert,
c’est-à-dire que chaque nœud ou routeur reçoit du trafic de l’extérieur et envoie du trafic
vers l’extérieur. D’autre part le nombre de flux (connexions TCP) est élevé à cause de son
caractère de réseau “backbone”.

Représentation des résultats

Nous avons représenté nos résultats par une fonction de distribution F correspondant à
la probabilité de perte de paquets. Une abscisse est donc une probabilité de perte p, et
l’ordonnée correspondante est le pourcentage d’expériences telles que la probabilité de perte
soit au plus p :

F (p) ≃ P (q ≤ p), (4.38)
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où q est la probabilité de perte. Si deux fonctions F1 et F2 correspondent à deux protocoles
de multicast M1 et M2, respectivement, alors F1(p) ≤ F2(p) signifie que M2 est “meilleur”
que M1, en p. En effet la probabilité que l’arbre T2 retourné par M2 ait un taux de perte
au plus p est supérieur à la probabilité que l’arbre T1 retourné par M1 ait un taux de perte
au plus p. En autres termes T1 a plus de chance d’avoir un taux de perte élevé que T2.
Pour pouvoir comparer M1 et M2 plus sûrement, il faut que F1(p) ≤ F2(p) pour tout p
(sauf essentiellement pour p très petit, ou pour p très grand). Nos simulations permettent
généralement de discriminer les différents protocoles suivant ce critère.

Pour mesurer l’amélioration d’un protocole M par rapport à un autre protocole M ′, nous
avons utilisé la fonction suivante :

R(p) =
F−1
M′(p)

F−1
M (p)

(4.39)

où F−1
M est l’inverse de la fonction F pour le protocole multipointM. La fonction R compare

ainsi les protocoles multipoint M etM′. Pour un même pourcentage p d’expériences, R(p)
décrit le rapport de la probabilité d’avoir un taux de perte ≤ p dans le protocoleM′ sur la
probabilité d’avoir un taux de perte ≤ p du protocoleM. R(F ) est plus grand que 1 lorsque
le protocole M est meilleur que le protocole M′ en p. Pour obtenir une valeur scalaire de
l’amélioration, nous avons utilisé

µ(R) =
1

NR

NR∑

k=1

R

(
k

NR

)
(4.40)

σ2(R) =
1

NR

NR∑

k=1

(
R

(
k

NR

)
− µ(R)

)2

(4.41)

où NR est le nombre de points des fonctions de répartition. µ(R) est la moyenne et σ2(R)
est la variance. On peut interpréter µ(R) comme la moyenne sur toutes les probabilités p,
de l’amélioration deM par rapport àM′ en p.

4.2.3 Simulations sur le réseau UUNET

Le réseau UUNET est un réseau d’un fournisseur mondial d’accès à Internet. L’intérêt de ce
réseau pour nos simulations réside dans sa taille. Il permet la construction de grands arbres,
contenant un grand nombre d’utilisateurs, ce qui nous permettra de vérifier l’utilité de la
congestion probabiliste par rapport aux autres mesures de qualité de service. La taille de la
topologie d’UUNET nous permettra également d’étudier les performances de notre protocole
MCT, défini dans la section 3.5. Nous avons obtenu la description du cœur de ce réseau à
partir d’un projet de l’association CAIDA [wwwb]. Ce cœur d’UUNET possède 129 nœuds
et 321 liens, pour un diamètre de 7. Le degré moyen est 4, 98.
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Nous n’avons pas pu obtenir les données du trafic réel d’UUNET. Nous avons donc généré
des données de trafic en extrapolant celles du réseau Abilene. Abilene fait partie du projet
Internet II pour développer les nouvelles technologies de communication [wwwc]. Quelques
protocoles de communication multipoint, principalement MBGP et DVMRP, peuvent s’uti-
liser dans ce réseau. Nous avons extrait le trafic de la partie centrale du réseau (“backbo-
ne”) pour faire nos simulations. Le backbone d’Abilene est un réseau de 11 nœuds et de
14 liens, pour un diamètre de 5. Nous avons obtenu des données de trafic dans le format
MRTG [wwwa]. Nous avons généré 389 triplets {m̂t, ât, Ĥt} avec tous les intervalles de temps
∆ non superposés. Comme il y a 14 liens bidirectionnels, nous avons donc obtenu plus de
10.000 triplets réalistes au total. Pour générer du trafic réaliste sur UUNET, nous norma-
lisons chaque triplet selon la capacité Ce du lien e d’Abilene correspondant, pour obtenir
des triplets de la forme {m̂/Ce, â/Ce, Ĥ}. Nous avons créé ensuite 100 instances de trafic en
choisissant au hasard des triplets {m̂, â, Ĥ} pour tous les liens du réseau d’UUNET. Chaque
triplet a été dé-normalisé en multipliant par la capacité du lien d’UUNET correspondant.
Nous avons choisi de faire l’assignation des triplets obtenus à partir de données réelles pour
satisfaire à l’interdépendance des paramètres H, a et m du modèle. Il a été en effet observé
que de grandes valeurs de H correspondent à de grandes valeurs de a, mais on ne connâıt
pas de relation explicite entre ces paramètres.

Commençons par les protocoles qui n’utilisent que des techniques RSP et gloutonne, sans
QoS. La figure 4.3 montre le comportement (c’est-à-dire les fonctions de répartition) des
techniques RSP et gloutonne pour deux groupes de 10 et 40 membres dans UUNET. On
observe sur cette figure que les performances de ces deux techniques sont très similaires,
en fait presque équivalentes. La table 4.1 donne les valeurs de la fonction R pour les deux
techniques dans quatre groupes de tailles différents, et confirme cette observation, c’est-à-
dire µ(R) ≃ 1 pour tous les groupes. Les taux de pertes moyen donnés dans la table 4.1
permettent également de vérifier la similitude de RSP et glouton. Dans la suite, les deux
techniques donnant des résultats similaires, nous n’utiliserons que RSP pour les comparaisons
avec les autres protocoles. (Nous avons vérifié que la technique gloutonne donne presque
toujours des résultats comparables a RSP.)

Taille du groupe 10 20 40 80
RSP 4.35 10−7 6.10 10−7 9.49 10−7 17.56 10−7

Glouton 4.28 10−7 6.26 10−7 9.70 10−7 18.81 10−7

RSP / Glouton
µ(R) =
σ(R) =

1.36
1.00

1.03
0.21

0.99
0.15

0.92
0.07

Tab. 4.1: Comparaison entre RSP et Glouton.

Nous allons maintenant évaluer le comportement de QoSMIC avec différents paramètres de
QoS. La qualité de service peut être représentée par différents paramètres comme la bande
passante libre, le délai, le taux de pertes, etc. La bande passante libre est un paramètre
particulièrement utilisé. Il permet en effet non seulement de juger si une application peut
opérer avec la portion de bande passante souhaité, mais aussi de diminuer la probabilité de
pertes en choisissant le lien de plus grande bande passant libre.

Sur la figure 4.4, nous montrons des simulations de QoSMIC avec bande passante libre pour
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des groupes de 10 et de 40 membres respectivement (QoSMIC avec bande passante libre est
noté QoSMIC-AB pour “available bandwidth”). Nous avons considéré deux estimations de
la bande passante libre, soit la moyenne sur 4h10, soit sur 5mn. A partir de la figure 4.4 et
de la table 4.2, nous pouvons conclure que l’intervalle de temps le plus long semble le mieux
adapté pour estimer la bande passante libre. Le paramètre µ(R) pour 5mn/4h10 est en effet
plus grand que 1, et donc, selon l’équation 4.39, l’intervalle de 4h10 est préférable. Cela est
confirmé par les taux de perte moyens donnés dans la table 4.2.

Taille du groupe 10 20 40 80
4h10 3.87 10−7 5.32 10−7 9.33 10−7 17.10 10−7

5mn 4.07 10−7 6.14 10−7 10.30 10−7 18.27 10−7

5mn / 4h10
µ(R) =
σ(R) =

1.03
0.18

1.10
0.19

1.13
0.09

1.11
0.13

Tab. 4.2: Moyenne sur un intervalle de temps long et sur un autre court

Les figures 4.5 et 4.6 montrent le comportement de QoSMIC avec les paramètres de qualité
de service suivants : bande passante libre (QoSMIC-AB) et congestion probabiliste (QoSMIC-
PC). Ces mêmes figures décrivent également les performances du protocole RSP. La table 4.3
montre la fonction R ainsi que les taux de perte moyens pour ces trois protocoles. On constate
une diminution du taux de perte entre 11% et 27% pour QoSMIC-AB avec bande passante
libre comparé à RSP (voir le groupe de 80, µ(R) = 1.11, donc 11% d’amélioration). Mais
l’amélioration pour QoSMIC-PC avec congestion probabiliste comparé à QoSMIC-AB avec
bande passante libre est bien plus significative. Dans le groupe de 10 on voit dans la table 4.3
que l’écart-type est énorme. La fonction répartition F (p) pour QoSMIC-PC est cependant
toujours au dessus de celle de QoSMIC-AB. Dans ce cas, l’écart-type important n’est pas
significatif.

Taille du groupe 10 20 40 80
QoSMIC-AB (capacité disponible) 3.87 10−7 5.32 10−7 9.33 10−7 17.10 10−7

QoSMIC-PC (congestion probabiliste) 3.11 10−7 4.03 10−7 4.70 10−7 8.05 10−7

RSP / QoSMIC-AB
µ(R) =
σ(R) =

1.27
0.32

1.27
0.22

1.19
0.28

1.11
0.14

QoSMIC-AB / QoSMIC-PC
µ(R) =
σ(R) =

6.30
18.5

2.69
2.34

3.72
3.35

2.85
1.78

Tab. 4.3: Les deux versions de QoSMIC comparées contre RSP

Nous étudions finalement le protocole de communication multipoint MCT. Nous avons in-
diqué sur les figures 4.7 et 4.8 une comparaison de QoSMIC-PC avec MCT et RSP, pour des
groupes de 10, 20, 40 et 80 membres. La table 4.4 correspond à ces expériences. On observe
une amélioration importante de MCT par rapport à QoSMIC-PC, les deux protocoles ayant
la congestion probabiliste comme paramètre de QoS. (Les résultats pour les groupes de 10
et 20 membres sont extrêmement grands, car la fonction répartition de MCT monte presque
verticalement au début. Ces résultats ne sont pas représentatifs, mais ils montrent que MCT
a un comportement supérieur.) L’amélioration de QoSMIC-PC par rapport au RSP est aussi
très importante.
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Remarque. Si la taille du groupe augmente, le comportement de QoSMIC-PC se rapproche
de celui de MCT. Il est vrai que le cas de 80 membres est un peu limite dans un réseau avec
129 nœuds seulement.

Taille du groupe 10 20 40 80
MCT 0.74 10−7 1.33 10−7 2.75 10−7 4.73 10−7

QoSMIC-PC / MCT
µ(R) =
σ(R) =

221
429

51.6
249

4.57
3.32

2.20
0.68

RSP / QoSMIC-PC
µ(R) =
σ(R) =

6.81
15.2

3.35
2.47

5.06
6.08

3.37
3.20

Tab. 4.4: Comparaison entre QoSMIC et MCT, et QoSMIC et RSP.
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Fig. 4.3: UUNET : comparaison entre RSP et Glouton, groupe de 10 et 40 membres.
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Fig. 4.4: UUNET : comparaison entre QoSMIC-AB sur 5mn et 4h10, groupe de 10 et 40
membres.
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Fig. 4.5: UUNET : comparaison entre QoSMIC et RSP, groupes de 10 et 20 membres.
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Fig. 4.6: UUNET : comparaison entre QoSMIC et RSP, groupes de 40 et 80 membres.
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Fig. 4.7: UUNET : comparaison entre MCT et QoSMIC, groupes de 10 et 20 membres.



4.2. APPLICATION DE LA CONGESTION PROBABILISTE 103

0

0.1

0.2

0.3

0.4

0.5

0.6

0.7

0.8

0.9

1

0 1e-06 2e-06 3e-06 4e-06 5e-06 6e-06

40 Membres

MCT      
QoSMIC-PC

RSP      

0

0.1

0.2

0.3

0.4

0.5

0.6

0.7

0.8

0.9

1

0 1e-06 2e-06 3e-06 4e-06 5e-06 6e-06

80 Membres

MCT      
QoSMIC-PC

RSP      

Fig. 4.8: UUNET : comparaison entre MCT et QoSMIC, groupes de 40 et 80 membres.
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4.2.4 Simulations sur notre modèle d’Internet proposé

Dans cette section nous présentons des résultats de simulations des différents protocoles
multipoint sur une topologie générée selon le modèle proposé dans la section 2.3. La topologie
utilisée a été obtenue avec les paramètres m = 1, k = 1, ξ = γ = 0.001. Elle a 500 nœuds,
1990 liens, le degré moyen est 3.98, et le diamètre est 12. On peut voir sa représentation à
la figure 2.4.

Nous avons simulé les protocoles RSP, glouton, QoSMIC et MCT. Pour les protocoles avec
QoS nous avons simulé les cas avec la bande passante libre, appelé “AB”, et la congestion
probabiliste, appelé “PC”. Les membres groupes utilisés ont été tiré au hasard avec un
probabilité uniforme entre tous les nœuds du réseau.

Comme il a été dit dans la section 4.2.2, nous avons calculé la congestion probabiliste du trafic
au temps t avec les paramètres estimés m̂t, ât et Ĥt au temps t− tu. Le trafic utilisé dans la
simulation a été généré avec les paramètres du trafic estimés au temps t. Cela nous permet de
simuler la situation réelle où la congestion a été estimée avant le moment où elle est utilisée.
Cependant, l’estimation de H que nous avons utilisée est biaisée. Donc, nous avons fait le
calcul de la congestion probabiliste avec Herr tel que Herr a ±10% d’erreur par rapport à H.
Cette erreur a été introduite artificiellement avec une loi uniforme et elle simule l’erreur dans
l’estimation de H. Même si l’estimation de H a une certaine erreur, la congestion probabiliste
continue à représenter plus ou moins bien les pertes dans les routeurs. La figure 4.9 montre
les performances de MCT (avec ̺ = 1 et r = 1) et de QoSMIC avec congestion probabiliste,
pour un groupe de 50 membres, et pour le cas de H et de Herr. La table 4.5 montre les valeurs
du taux de perte moyen, de µ(R) et de σ(R) pour MCT comparé avec RSP, et pour QoSMIC
comparé avec RSP aussi. Bien qu’il y ait des différences, les tendances restent inchangées.

MCT(H) 1.61 · 10−6

RSP / MCT(H)
µ(R) =
σ(R) =

6.24
2.94

MCT(Herr) 1.57 · 10−6

RSP / MCT(Herr)
µ(R) =
σ(R) =

4.48
1.39

QoSMIC(H) 2.05 · 10−6

RSP / QoSMIC(H)
µ(R) =
σ(R) =

2.46
0.61

QoSMIC(Herr) 2.09 · 10−6

RSP / MCT(Herr)
µ(R) =
σ(R) =

2.28
0.45

Tab. 4.5: Comparaison de l’utilisation de la congestion probabiliste sans erreur H, et avec
erreur Herr

Ensuite, on a comparé l’exécution de MCT avec ̺ = r = 1, et MCT avec ̺ = 1 et r = 2
(cf. la figure 4.10). Le nombre de messages pour ̺ = r = 1 est de 2.363, tandis que pour
̺ = 1 et r = 2 le nombre de messages est 18.155. Pour comparer, le nombre de messages
de QoSMIC pour construire l’arbre pour le même groupe multipoint est 1.806, et pour la
méthode gloutonne, il est seulement de 1.237. Bien qu’il y ait une différence importante
de performance entre les différentes valeurs de ̺ et r, on utilisera MCT avec ̺ = r = 1
parce que le nombre de messages est un ordre de magnitude plus petit et assez proche de
celui de QoSMIC. Donc, pour le reste des simulations on utilisera MCT avec la congestion
probabiliste estimée avec Herr, et avec ̺ = 1 et r = 1.
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Nous avons ensuit généré différents groupes de taille 10, 30, 50 et 100 membres pour les
techniques RSP et gloutonne, et les protocoles QoSMIC et MCT. Le protocole QoSMIC a
été testé avec la bande passante disponible “AB” avec moyennes sur 4h10 ou 5mn, et avec
la congestion probabiliste “PC”. Le protocole MCT a été seulement testé avec la congestion
probabiliste.

Taille du groupe 10 30 50 100

RSP / Glouton
µ(R) =
σ(R) =

1.13
0.34

1.08
0.08

0.98
0.09

1.02
0.07

RSP / QoSMIC-AB 4h10
µ(R) =
σ(R) =

1.45
0.50

1.35
0.24

1.47
0.33

1.42
0.24

QoSMIC-AB 5mn 5mn / QoSMIC-AB 4h10
µ(R) =
σ(R) =

0.95
0.10

1.05
0.09

1.13
0.14

1.10
0.13

QoSMIC-AB 4h10 / QoSMIC-PC
µ(R) =
σ(R) =

1.35
0.24

1.50
0.21

1.57
0.17

1.50
0.12

QoSMIC-PC / MCT
µ(R) =
σ(R) =

4.42
10.1

12.74
79.91

1.93
0.30

4.43
10

Tab. 4.6: Comparaison entre les différents protocoles multipoint

Les résultats sont montrés à la table 4.6, et dans les figures 4.11, 4.12 et 4.13.

Dans la figure 4.11 on montre les groupes de 10 et 50 membres. Dans le groupe de 50 membres
on peut distinguer, de droite à gauche, d’abord deux protocoles avec un comportement
similaire (RSP et glouton), puis QoSMIC-AB 5mn et 4h10, puis QoSMIC avec congestion
probabiliste, et finalement MCT avec congestion probabiliste. Ce schéma se répète dans
toutes les figures. De plus, dans la table 4.6 on peut vérifier ce comportement. Pour RSP
et glouton tous les groupes sont presque équivalents (µ(R) ≃ 1). Pour QoSMIC-AB 5mn
et 4h10, on note une certaine amélioration pour QoSMIC-AB 4h10. Pour QoSMIC-PC et
QoSMIC-AB 5mn on constate que QoSMIC-PC a au minimum 35% d’amélioration pour
tous les cas. Donc la congestion probabiliste a réussi à améliorer significativement le taux de
perte. Finalement, MCT a au minimum une amélioration de 93%, avec seulement 31% plus
de paquets générés pour la construction de l’arbre que QoSMIC. (L’écart-type est toujours
additif.)

Le figure 4.12 montre deux cas de groupes de 30 membres. En haut un groupe choisi parmi
tous les nœuds du réseau. En bas un groupe choisi parmi les nœuds de plus grand degré,
c’est-à-dire ceux qui sont dans le noyau du réseau. Il est intéressant de constater que tous
les protocoles avec QoS ont une meilleure performance dans le cas du groupe choisi dans le
noyau du réseau. Finalement les résultats pour le groupe de 100 membres est montré à la
figure 4.13. C’est un cas extrême d’utilisation mais il montre que, d’une part les protocoles
avec QoS ont encore une bonne performance, et d’autre part la congestion probabiliste trouve
toujours les arbres avec le moins de pertes.
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Fig. 4.9: Comparaison de la probabilité de pertes pour différentes estimations de H
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Fig. 4.10: Comparaison de la probabilité de pertes pour différentes estimations de H
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Fig. 4.11: Comparaison des probabilités de perte pour différents protocoles
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Fig. 4.12: Comparaison entre un groupe parmi tout le réseau en haut, et un groupe dans le
noyau du réseau
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Fig. 4.13: Comparaison des probabilités de perte pour différents protocoles

Remarque. Nous voulons donner une idée du temps d’exécution pour une simulation.
Dans le cas d’un réseau de 500 nœuds et 1990 liens, le temps d’exécution pour le temps
τ = 8mn32 est de 1h20 sur un processeur AMD Athlon XP à 1800 MHz. Donc, la simulation
des 100 situations différentes de trafic demande un temps de 5h20 sur 25 processeurs de ce
type (la plate-forme de simulation du LRI).

4.2.5 Conclusion

Dans cette section nous avons présenté des simulations des différents protocoles multi-
point. Nous avons comparé les techniques de construction de plusieurs protocoles multi-
point, comme RSP et glouton. Nous avons aussi comparé des protocoles intégrant la QoS,
avec différents paramètres de QoS.

Nous nous sommes intéressés à mettre en évidence les pertes de paquets, car c’est un mesure
pour estimer les performances d’un réseau IP. Nous avons simulé des réseaux en faisant passer
un trafic autosimilaire dans tous les liens, et en calculant les pertes. Les expériences montrent
que les protocoles avec QoS construisent des arbres avec moins de pertes. La congestion
probabiliste a des arbres avec moins de pertes que lorsque l’on utilise les paramètres classiques
de QoS. Cette amélioration reste significative dans le cas où l’estimation du paramètre du
trafic H est obtenu avec ±10% d’erreur.
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Nous avons également montré que le protocole MCT permet d’obtenir de très bonnes per-
formances pour des valeurs de ̺ = 1 et r = 1. Le nombre de messages pour construire un
arbre MCT est toutefois 30% plus élevé que dans QoSMIC.
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Chapitre 5

Conclusion et Perspectives

Cette thèse a porté sur trois aspects liés au routage dans Internet. Tout d’abord nous avons
présenté un nouveau modèle pour engendrer des topologies semblables à celle d’Internet. Ce
modèle nous a servi d’outil pour l’étude de plusieurs protocoles sur Internet. En particulier,
nous avons présenté deux protocoles pour améliorer les performances du routage multipoint.
Le premier protocole, MSDA, retourne un ordonnancement optimal de l’envoi des messages
pour minimiser le temps total d’une diffusion dans un arbre multipoint. Le second protocole,
MCT, construit un arbre multicast minimisant un paramètre de qualité de service arbitraire
donné. Enfin, nous avons introduit la congestion probabiliste comme nouveau paramètre de
qualité de service. Ce paramètre permet de capturer la nature intrinsèquement autosimilaire
du trafic sur Internet. Dans ce chapitre, nous présentons brièvement quelques axes de
recherche à court et à moyen termes.

Modèles de topologies de réseaux

Notre modèle de topologie d’Internet nécessite encore quelques améliorations. En parti-
culier, il convient d’étudier la raison pour laquelle le nombre de nœuds de degré 1 dans le
modèle reste plus petit que ce qui est attendu par les lois puissance. Également, il convient
d’étudier comment varient les paramètres du graphe généré en fonction de sa taille, afin
de bien valider le modèle, surtout dans le cas des réseaux de petit taille. Enfin, il convient
d’étudier l’influence de la distribution des nœuds d’Internet en fonction de la population
des lieux géographiques, et de voir l’impact de l’inclusion de ce paramètre dans notre modèle.

Plus généralement, la modélisation des topologies sans fil me semble capitale. Une ca-
ractéristique de ces topologies est d’être très dynamique. De bons modèles pourraient aider
au développement de protocoles de routage plus efficaces dans ces réseaux.

Protocoles pour le multicast

Évidemment il reste encore de nombreux problèmes liés à notre protocole MSDA d’ordonnan-
cement des envois de messages dans un arbre de multicast. En particulier, nous souhaitons
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en faire la mise en œuvre dans un cadre réel, par exemple sur Ethernet, TCP/IP ou ATM,
afin de valider expérimentalement le bénéfice réel apporté par MSDA dans chaque cas.

En ce qui concerne la construction d’arbres de multicast, il est important de noter ici que
notre protocole se décompose en un protocole qui ne s’occupe que de la topologie au travers
de la proposition de plusieurs routes, et d’un autre qui construit l’arbre en choisissant parmi
ces routes. Cette séparation de la topologie et du choix des routes peut aussi être utilisée
par d’autres protocoles point-à-point, pour chercher un chemin avec une QoS donnée. Par
exemple, le protocole RSVP [ZBHJ97] permet de réserver des ressources pour un flux donné.
Nous n’avons pas avancé dans ce sens, mais cette question nous semble importante.

Notons également quelques limites de notre campagne de simulations (pour valider notre
protocole MCT et l’utilisation de la congestion probabiliste dans QoSMIC), et voyons com-
ment il serait possible d’y remédier. Pour faire nos simulations, nous avons supposé que le
trafic engendré par chaque groupe multipoint est très faible par rapport au trafic sur chaque
lien qu’il traverse. Cette hypothèse, couplée avec l’hypothèse que les trafics des liens ne sont
pas corrélés, induit quelques restrictions sur l’impact de nos expériences. En effet dans un
réseau de la taille d’Internet, il est raisonnable que le trafic de chaque groupe multipoint
soit petit par rapport au trafic maximal. Cependant, cette hypothèse peut ne pas se vérifier
systématiquement, en particulier pour le dernier lien qui connecte à l’utilisateur. La seconde
hypothèse est vraie pour le noyau d’Internet. Néanmoins, il reste le problème de déterminer
jusqu’à quel niveau elle reste valable. La condition à satisfaire pour qu’elle reste valable est
que la probabilité d’envoyer un paquet à une destination soit uniforme sur l’espace de toutes
les destinations.

Notons que nous travaillons également sur la mise en œuvre de MCT, sujet sur lequel j’en-
cadre actuellement un étudiant de l’université de Buenos Aires.

Prise en compte de la nature du trafic

C’est à notre sens, le sujet sur lequel il conviendrait d’investir le plus de temps et d’énergie
dans les années à venir.

Nous souhaiterions en particulier nous investir plus en profondeur sur l’estimation des pa-
ramètres du trafic. Nous avons proposé une méthode pour l’estimation en temps réel. La
complexité de l’algorithme est celle de la FFT, c’est-à-dire O(n log n), et l’algorithme peut
donc être utilisé avec n = 210 sans consommer beaucoup de temps de calcul. Pourtant
notre estimation du paramètre de Hurst H est légèrement biaisée. (Malgré ce problème,
la congestion probabiliste reste robuste comme il a été montré dans les expérimentations.)
L’estimation en temps réel des paramètres du trafic sans consommer beaucoup de ressources
dans les routeurs est donc encore à améliorer. Il existe d’autres méthodes d’estimation de
qualité supérieure, mais ces méthodes nécessitent beaucoup plus de données pour effectuer
les calculs. Cela augmente certes la complexité de stockage, mais la complexité de calcul
peut être meilleure que notre estimation (par exemple linéaire pour le cas des ondelettes). Il
peut y avoir un compromis à trouver.

Nous souhaiterions également considérer d’autres définitions de la congestion probabiliste,
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basées sur d’autres modèles de trafic autosimilaire. En particulier, Jacquet [Jac98, Jac00] a
étudié la taille de la file d’attente dans le modèle des sources on/off. Comme Norros dans
le cadre du mouvement fractionnaire Brownien, Jacquet a donné une borne inférieure sur
la taille de la file d’attente d’un lien. Cette borne fait également intervenir le paramètre de
Hurst, mais également d’autres paramètres caractéristiques du modèle on/off. L’estimation
en temps réel de ces derniers paramètres reste à faire. Il est cependant connu [TWS97] que
quand le nombre de sources et le temps tendent vers l’infini, le modèle on/off converge vers
le modèle du mouvement fractionnaire Brownien. Il est donc vraisemblable que l’utilisation
de la borne de Jacquet comme base de la définition de la congestion probabiliste ne modifie
pas significativement les résultats obtenus à partir de la borne de Norros. Cela reste toutefois
à vérifier.

Les simulations rapportées dans la section 4.2 ont été faites pour comparer la congestion
probabiliste avec d’autres paramètres de QoS. Nous ne l’avons cependant comparée qu’avec
la bande passante libre. Nous comptons effectuer des comparaisons avec d’autres paramètres
de QoS, par exemple le délai mesuré d’un manière plus réaliste. Ce point nous amènera à
utiliser des simulateurs comme “Network Simulator-ns2”1.

Enfin, last but not least, nous souhaiterions nous consacrer à l’application de la conges-
tion probabiliste au routage point-à-point. Nous avons déjà annoncé plus haut la possibi-
lité de l’utiliser comme un paramètre de qualité de service à demander avec le protocole
RSVP [ZBHJ97]. Les protocoles point-à-point cherchent le plus court chemin en utilisant
une certaine métrique, les liens ayant un poids selon cette métrique. La congestion probabi-
liste pourrait être utilisée comme métrique. Dans ce cas il faudra étudier comment les tables
de routage et les paramètres du réseau évoluent. Les questions ouvertes sont nombreuses
dans ce cadre. Par exemple, il conviendrait de déterminer si le taux de pertes du réseau
est diminué, et si le trafic est bien réparti parmi tous les liens. Évidemment il faudrait me-
ner l’étude en ajoutant un délai aux liens selon leur longueur. Il faudrait alors inclure le
délai dans la métrique utilisée pour éviter que les plus courts chemins, calculés selon cette
métrique, aient un délai excessivement grand.

1. Voir http://www.isi.edu/nsnam/ns/.
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