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Last recent research advances in
energy-efficient broadcasting in wireless ad
hoc networks

David Simplot-Ryl

IRCICA/LIFL INRIA Futurs, Lille

De nombreux protocoles ont été proposés pour le routage dans les réseaux ad hoc. Il existe plusieurs
classifications des protocoles de routage dans les réseaux ad-hoc, la plus classiques d’entre elles consiste
a consideérer les trois grandes catégories : réactifs, proactifs hybrides. La diffusion (broadcast) est un mé-
canisme fondamental utilisé aussi bien dans les algorithmes de routage proactifs que réactifs. Dans les
algorithmes proactifs, elle est utilisée pour diffuser les informations nécessaires. Les algorithmes réactifs
font appel & I'inondation afin de découvrir les routes. Les protocoles de diffusion sont également utilisés
en dehors des protocoles de routage comme, par exemple, pour la dissémination d’informations pour la
découverte de service. Il est donc primordial de chercher a optimiser les protocoles de diffusion, c'est-a-
dire d'utiliser le moins de ressources réseaux pour diminuer la surcharge tout en assurant une diffusion
maximale. Dans cet exposé, nous verrons les derniéres avancées sur I'optimisation de la diffusion en distin-
guant trois grandes familles : la diminution du nombre d’émissions, I'ajustement de portées et les antennes
directionnelles.

Références :

e J. Cartigny, D. Simplot-Ryl, and |. Stojmenovién adaptive localized scheme for energy-efficient
broadcasting in ad hoc networks with directional antenia$2roc. 9th IFIP International Conference
on Personal Wireless Communications (PWC 2004), (Delft, The Netherlands, 2004), |. Niemegeers
and S. Heemestra de Groot, Eds., Lecture Notes in Computer Science, vol. 3260, pp. 399-413. Best
paper award.

e F. Ingelrest, and D. Simplot-RyLocalized Broadcast Incremental Power Protocol for Wireless Ad
Hoc NetworkslIn Proc. 10th IEEE Symposium on Computers and Communications (ISCC 2005),
(Cartagena, Spain, 2005), to appear.

e F. Ingelrest, D. Simplot-Ryl, and |. Stojmenovis.dominating sets and target radius based localized
activity scheduling and minimum energy broadcast protocol for ad hoc and sensor netimdpksc.
3rd IFIP Mediterranean Ad Hoc Networking Workshop (MED-HOC-NET 2004), (Bodrum, Turkey,
2004).

e F. Ingelrest, D. Simplot-Ryl, and I. StojmenoviEnergy efficient broadcasting in wireless mobile
networkslIn Resource Management in Wireless Networking, M. Cardei, I. Cardei, and D.-Z. Du, Eds,
Kluwer. 2005.

e D. Simplot-Ryl, I. Stojmenovic, and J. WiEnergy Efficient Backbone Construction, Broadcasting,
and Area Coverage in Sensor NetworksHandbook of Sensor Networks. |. Stojmenovic, Ed., John
Wiley & Sons, New York, 2005. (to appear).
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Peer sharing behaviour in the eDonkey
network and Design of Server-less File
Sharing Systems

Anne-Marie Kermarrec

IRISA, Rennes

Peer-to-peer file sharing systems have grown to the extent that they now generate most of the Internet
traffic, way ahead of Web traffic. Understanding workload properties of peer to peer systems becomes
necessary to optimize their performance. In this talk, we present the analysis of an eDonkey peer to peer file
sharing system workload of over 350 terabytes of data, gathered mainly in Europe between December 2003
and February 2004. The trace is based on an active crawl! of over 50,000 client caches per day, where a cache
consists of files a peer agrees to share. We first present summary statistics on file replication and popularity,
and peer geographic distribution. We also analyze temporal properties of the workload, namely the evolution
of file popularity, and of peer cache contents. We are able to analyze fine properties such as the evolution of
the overlap between distinct peer caches thanks to the massive information obtained from the crawler. We
focus on the emergent clustering properties of such workloads, in terms of similarity of interest between
peers. We assess such clustering properties via both direct metrics and an indirect operational index. The
latter measures how frequently peers could retrieve files they sought from caches of appropriately selected
“semantic neighbours”. We observe the presence of a significant amount of interest-based clustering. This
suggests several potential optimizations of current peer to peer networks by exploiting this property.
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Réseaux sociaux, pratiques culturelles et
outils de communication

Dominique Cardon

Laboratoire de sociologie des usages/France Télécom Riai.cardon@francetelecom.com

Une des voies d’entrée privilégiée pour étudier les usages des outils de communication est I'analyse
des pratiques de sociabilités des individus. Dans cet exposé, on reconstituera I'évolution des différentes
enquétes mettant en relation le trafic téléphonique des personnes et leurs caractéristiques sociodémogra-
phiques et géographiques. La reconstitution de cette histoire des différents travaux sur la sociabilité permet-
tra de mettre en avant les apports des analyses en terme de réseaux sociaux a la compréhension des usages
« entrelacés » des différents outils de communication qui se sont complexifiés avec le développement de la
téléphonie mobile et de I'Internet.

1 Teléphone et face-a-face

Le lien entre rencontre et appel téléphonique semble aujourd’hui aller de soi, tant les téléphones et les
autres moyens de communication sont devenus partie intégrante de nos contacts quotidiens. Néanmoins
les premiéres enquétes sociologiques sur les réseaux sociaux n’ont pas inclus ces sociabilités médiatisées
dans leur protocole de saisie des comportements relationnels. Ainsi, la premiére grande enquéte francaise
sur les contacts sociaux de 1983 a limité son spectre aux seules rencontres en face a face pour étudier
le capital social des Francais. Ce choix n'était pas seulement I'écho d’'un faible intérét pour les contacts
médiatisés a I'époque de la recherche, mais il reflétait également un parti pris plus général, accordant une
prépondérance dans la construction du lien social aux interactions en face a face, comme seul idéaltype
de contact interpersonnel. Un appel téléphonique apparaissait, dans cette perspective, comme une forme
réduite et contrainte de l'interaction au regard des contacts « directs ». L'introduction de la téléphonie
comme média de la sociabilité au sein des enquétes sur les contacts interpersonnels a d’abord été jugé
suspecte. Tout s’est en effet passé comme si les enquétes sur les pratiques téléphoniques initiées par la
DGT et celles sur le trafic téléphonique conduites au CNET (le centre de recherche de France Télécom)
avaient d'abord du faire la preuve de la cohérence de leurs résultats avec les enquétes sur les contacts
en face-a-face. Loin d’'une opposition ou, a tout le moins, de la constitution d’'un univers autonome et
séparé, il est vite apparu que les échanges téléphoniques étaient trés étroitement articulés aux relations
sociales ordinaires des personnes et qu'ils permettaient d’en dessiner I'architecture de maniére économique
et efficace. Pour se faire accepter comme nouveau support méthodologique dans I'étude des sociabilités,
les enquétes sur le trafic téléphonique ont ainsi du démontrer que I'univers social du téléphone n’était pas
différent de I'espace relationnel des personnes, tout en prouvant par ailleurs qu’il permettait d’enrichir la
connaissance des variables structurantes de la distribution des sociabilités au sein des espaces conjugaux,
familiaux et amicaux.

2 Lentrelacement des usages : vers une approche élargie de I'en-
tretien des sociabilités

L'approche des sociabilités s’est cependant considérablement complexifiée avec I'émergence de nou-
veaux outils de communication ajoutant au répertoire communicationnel du téléphone du foyer les télé-
phones cellulaires, les systemes de messagerie textuelle ou vocale et tous les outils utilisables a partir d'un
téléphone, d’'un PDA ou d’'un ordinateur connecté a I'internet qui peuvent mettrent en relation avec des
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proches ou des inconnus. La diversification de I'offre de technologies de contact ne permet plus de se repo-
Ser sur une opposition entre la rencontre physique et I'appel téléphonique, mais elle oblige a faire place a
des trajectoires beaucoup plus complexes dans lesquelles I'entrelacement de multiples médias de communi-
cation est mis au service de I'entretien des relations sociales. Aussi, avant de disposer d’enquétes de grande
ampleur a vocation représentative des effets de ces nouvelles technologies relationnelle sur I'organisation
des sociabilités, est-il utile de relever les phénomenes que font apparaitre une série de recherches portant
sur les populations les plus engagées dans l'usage de ces nouvelles technologies, a savoir les internautes et
les jeunes. A cet égard, trois dimensions de ces formes relationnelles « entrelacées » peuvent étre isolées : la
connexion continue (ou présence connectée), I'enchevétrement des espaces de communication électronique
et les articulations entre pratiques de communication et pratiques culturelles et de loisir.

3 Reéseaux sociaux, pratigues de communication et activités cultu-
relles et de loisirs

Des démarches d’enquéte visant a reconstituer la sphére relationnelle des personnes ont permis de car-
tographier la taille et la forme des réseaux relationnels des individus. A partir de différents exemples, on
montrera I'étroite relation qui existe entre I'organisation du systéme relationnel des personnes et leurs pra-
tiques culturelles et de loisirs. Les interactions entre le type de pratiques culturelles et la forme du réseau de
sociabilité constituent en effet un point d’ancrage décisif des « trajectoires d’'usages » des instruments de
communication. De maniére formelle, on distinguera : (1) les configurations « polarisées », dans lesquelles
plusieurs types de pratiques culturelles différentes sont conduites avec un méme réseau de relation ; (2) les
configurations « spécialisées », dans lesquelles un type spécifique de pratiques est réservé de fagon quasi
exclusive & un type de réseau de relation ; enfin (3) les situations « distribuées », dans lesquelles un type de
pratiques culturelles est partagé avec plusieurs cercles du réseau relationnel. Chacune de ces configurations
renvoie & des modes de mise en contact sensiblement différents et donc a des arbitrages particuliers dans le
choix des outils de communication.
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Exploration par un automate fini de réseaux
anonymes étiquetés’

R. Cohen!, P. Fraigniaudz, D. Ilcinkas?, A. Korman!, et D. Peleg1

! Dept. of Computer Science, Weizmann Institute, Israel
2 CNRS, LRI, Université Paris-Sud, France.

Résumeé. Cet article traite de I’exploration d’un réseau par un agent mobile, ou robot, modélisé par un automate fini.
Le robot ne dispose pas de connaissances préalables sur la topologie du réseau, ni méme sur sa taille. Sa tache consiste
a explorer chacun des nceuds du réseau. Il a ét€ montré que, pour tout robot R a K états, et pour tout d > 3, il existe
un réseau de degré maximum d et d’au plus K+ 1 nceuds que R ne réussit pas a explorer. Ce papier s’intéresse a
la possibilité d’aider le robot en ajoutant des étiquettes de petite taille aux nceuds grace a un calcul préalable. Nous
décrivons un algorithme d’exploration qui, étant donné des étiquettes appropriées sur 2 bits (en fait des étiquettes de
trois valeurs différentes), permet a un robot d’explorer tous les réseaux. De plus, nous décrivons un algorithme linéaire
calculant un tel étiquetage. Nous montrons également comment modifier notre méthode d’étiquetage afin qu’un robot
puisse explorer tous les réseaux de degré constant, avec des étiquettes de seulement 1 bit (donc des étiquettes de deux
valeurs différentes seulement). Autrement dit, alors qu’il n’existe pas de robot capable d’explorer tous les réseaux (non
étiquetés) de degré maximum 3, il existe un robot R * et un moyen de colorier les nceuds en noir et blanc tel que R *
réussit a explorer tous les réseaux coloriés de degré maximum 3.

Une version étendue de cet article sera publiée dans ICALP 2005 [3].

Keywords: exploration, labyrinthe, automate fini, agent mobile, robot, étiquetage.

1 Background and model

Let R be a finite automaton, simply referred to in this context as a robot, moving in an unknown graph
G = (V,E). The robot has no a priori information about the topology of G and its size. To allow the robot
R, visiting a node U, to distinguish between its edges, the d = deg(u) edges incident to U are associated
to d distinct port numbers in {0,...,d — 1}, in a one-to-one manner. The port numbering is given as part
of the input graph, and the robot has no a priori information about it. For convenience of terminology, we
henceforth refer to “the edge incident to port number | at node u” simply as “edge | of u”. (Clearly, if this
edge connects U to v, then it may also be referred to as “edge |” of v for the appropriate I’.) The robot has a
transition function f, and a finite number of states. If ®_enters a node of degree d through port i in state S,
then it switches to state s’ and exits the node through port i’, where

(s,1') = f(s,i,d).

The objective of the robot is to explore the graph, i.e., to visit all its nodes. The task of visiting all nodes
of a network is fundamental in searching for data stored at unknown nodes or when looking for defective
components.

The first known algorithm designed for graph exploration was introduced by Shannon [9]. Since then,
several papers have been dedicated to the feasibility of graph exploration by a finite automaton. Rabin [7]
conjectured that no finite automaton with a finite number of pebbles can explore all graphs (a pebble is a
marker that can be dropped at and removed from nodes). The first step towards a formal proof of Rabin’s

Les deuxiémes et troisiémes auteurs ont recu le support des projets Fragile de de I’ ACI Sécurité Informatique, PairAPair de I’ ACI
Masse de Données, et Grand Large de I'INRIA.
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conjecture is generally attributed to Budach [2], for a robot without pebbles. Blum and Kozen [1] improved
Budach’s result by proving that a robot with three pebbles cannot perform exploration of all graphs. Ko-
zen [6] proved that a robot with four pebbles cannot explore all graphs. Finally, Rollik [8] gave a complete
proof of Rabin’s conjecture, showing that no robot with a finite number of pebbles can explore all graphs.
The result holds even when restricted to planar 3-regular graphs. Without pebbles, it was proved [5] that a
robot needs @(DlogA) bits of memory for exploring all graphs of diameter D and maximum degree A. On
the other hand, if the class of input graphs is restricted to trees, then exploration is possible even by a robot
with no memory (i.e., zero states), simply by DFS using the transition function f(i,d) =i+ 1 mod d (see,
e.g., [4]).

The ability of dropping and removing pebbles at nodes can be viewed alternatively as the ability of the
robot to dynamically label the nodes. If the robot is given K pebbles, then, at any time of the exploration,
Suev [lul € Kk where |y is the label of node u and |l,| denotes the size of the label in unary. This paper
considers the effects of allowing the system designer to assign labels to the nodes in a preprocessing stage,
and using these labels to guide the exploration by the robot. The transition function f is augmented to utilize
labels as follows. If R in state S enters a node of degree d, labeled by I, through port i, then it switches to
state ' and exits the node through port i’, where

(s',i") = f(s,i,d,l).

This model can be considered stronger than Rabin’s pebble model since labels are given in a preprocessing
stage whereas in Rabin’s model the automaton starts with all its pebbles. But it can also be considered
weaker since, once assigned to nodes, the labels cannot be modified.

In this paper, we consider settings where it is expected that the graph will be visited by many exploring
robots, and consequently, the system designer would like to preprocess the graph by leaving (preferably
small) road-signs, or labels, that will aid the robots in their exploration task. As possible scenarios one
may consider a network system where finite automata are used for traversing the system and distributing
information in a sequential manner.

More formally, we address the design of exploration labeling schemes. Such schemes consist of a pair
(L,R) such that, given any graph G with any port numbering, the algorithm L labels the nodes of G, and
the robot & explores G with the help of the labeling produced by L. In particular, we are interested in ex-
ploration labeling schemes for which : (1) the preprocessing time required to label the nodes is polynomial,
(2) the labels are short, and (3) the exploration is completed after a small number of edge-traversals. Note
that we are only interested in the preprocessing time. The algorithm £ may require a global knowledge of
the graph or a large amount of memory.

2 Our results

As a consequence of Budach’s result, any exploration labeling scheme must use at least two different
labels. Our main result states that just three labels (e.g., three colors) are sufficient for enabling a robot to
explore all graphs. Moreover, we show that our labeling scheme gives to the robot the power to stop once
exploration is completed, although, in the general setting of graph exploration, the robot is not required to
stop once the exploration has been completed, i.e., once all nodes have been visited. In fact, we show that
exploration is completed in time O(m), i.e., after O(m) edge traversals, in any m-edge graph.

For the class of bounded degree graphs, we design an exploration scheme using even smaller labels. More
precisely, we show that just two labels (i.e., 1-bit labels) are sufficient for enabling a robot to explore all
bounded degree graphs. The robot is however required to have a memory of size O(logA) to explore all
graphs of maximum degree A. The completion time O(Ao(l)m) of the exploration is larger than the one of
our previous 2-bit labeling scheme, nevertheless it remains polynomial.

All these results are summarized in Table 1. The two mentioned labeling schemes require polynomial
preprocessing time.
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Label size | Robot’s memory Time
(#bits) (#bits) (#edge-traversals)
2 o(1) O(m)
1 O(logA) 0(A%Mm)

TAB. 1: Summary of main results.

3 A 2-bit exploration-labeling scheme

Our first result is to describe a 3-valued exploration labeled scheme for a robot with constant memory.

Theorem 1 There exists a robot with the property that for any graph G, it is possible to color the nodes of
G with three colors (or alternatively, assign each node a 2-bit label) so that using the labeling, the robot can
explore the entire graph G, starting from any given node and terminating after identifying that the entire
graph has been traversed. Moreover, the total number of edge-traversals by the robot is < 20m.

We first describe the labeling scheme £ and then the exploration algorithm. The node labeling is in fact
very simple ; it uses three labels, called colors, and denoted WHITE, BLACK, and RED. Let D be the diameter
of the graph.

Pick an arbitrary node r. Node r is called the root of the labeling £. Nodes at distance d fromr, 0 <d <D,
are labeled WHITE if d mod 3 = 0, BLACK if d mod 3 = 1, and RED if d mod 3 = 2.

The neighbor set A_(u) of each node U can be partitioned into three disjoint sets : (1) the set pred(u) of
neighbors closer to r than U ; (2) the set succ(u) of neighbors farther from r than u; (3) the set sibling(u) of
neighbors at the same distance from r as u. We also identify the following two special subsets of neighbors :

— parent(u) is the node v € pred(u) such that the edge {u,Vv} has the smallest port number at U among

all edges leading to a node in pred(u).

— child(u) is the set of nodes v € succ(u) such that parent(v) = u.

For the root, set parent(r) = 0.

Note that for every node u with label £(u), and for every neighbor v € A (u), the label L(v) uniquely
determines whether v belongs to pred(u), succ(u) or sibling(u).

Furthermore one can design a procedure called Check _Edge that allows a robot with constant memory
to identify precisely whether an edge incident to a node U leads to parent(u) or to a node in child(u).

The functions parent and child induce a spanning tree of the graph. One can then design a quite simple
robot that can perform a depth-first search of the tree, using a constant number of memory bits.

4 A 1-bit exploration-labeling scheme for bounded degree graphs

We now describe an exploration labeling scheme using only 1-bit labels. This scheme requires a robot
with O(logA) bits of memory for the exploration of graphs of maximum degree A. More precisely, we prove
the following.

Theorem 2 There exists a robot with the property that for any graph G of degree bounded by a constant A,
it is possible to color the nodes of G with two colors (or alternatively, assign each node a 1-bit label) so that
using the labeling, the robot can explore the entire graph G, starting from any given node and terminating
after identifying that the entire graph has been traversed. The robot has O(logA) bits of memory, and the
total number of edge-traversals by the robot is O(AC()m).

As for L, pick an arbitrary node r € V, called the root. Nodes at distance d from r are labeled as a function
of d mod 8. Partition the nodes into eight classes by letting

Ci={ueV |distg(r,u) mod 8 =i}
for 0 < i <7.Node u is colored white if u € Co UC, UC3 UCy4, and black otherwise. Let
Ci = {u | distg(r,u) = 1}
C={r}u{ueC,|distg(r,u) =2 and A (u) = C,}.
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Lemma 1 Thereis a local search procedure enabling a robot of O(logA) bits of memory to decide whether
a node u belongs to CandtoC,, and to identify the class C; of every node u ¢ C.

Proof. Let B (resp., W) be the set of black (resp., white) nodes which have all their neighbors black (resp.,
white). The class C; and the classes Cs,...,C7 can be described using the colors of the node and of the other
nodes at distance at most 4. For example, we provide the caracterization of the class C; : u€ C; & U is
black, u has no neighbor in B, and u has a white neighbor v that has no neighbor in W.

Based on those characterizations, the classes C; and Cs,...,C7 can be easily identified by a robot of
O(logA) bits, via performing a local search. Moreover, the sets C; and C can also be characterized as
follows :

- ue C1 & U € Cj and u has no node in Cy at distance < 2;
— ueC e N(u) €€ and every node v at distance < 2 from u satisfies [N(v) NC;| < [N(u)).
Using this we can deduce :
- ue CO\C(i) ug (U|7 ;Ci)UC; and U has a neighborin C7 ;
- ueiC \C Sud C, has a neighbor in Cy, but has no neighbor in C;.
It follows that a robot of O(logA) bits can identify the class of every node except for nodes in C. O

Proof of Theorem 2. Due to Lemma 1, all instructions of the exploration algorithm using labeling £ can
be executed using labeling L', but for the cases not captured in Lemma 1, i.e., C. R

To solve the problem of identifying the root, we notice that each of the nodes in C can be used as a root,
and all the others can be considered as leaves in C,. Thus, when leaving the root, the robot should memorize
the port P by which it should return to the root. When the robot arrives at a node u € C; through a tree edge
and has to explore the root, it leaves immediately through port P and deletes the contents of P, then it goes
down through the next unexplored port if one is left. When the robot is in a node u € C; and has to explore
some child, it will skip the port P. O

5 Concluding Remarks

Our results let open a very nice problem : are single bit labels sufficient for ensuring the traversal of all
graphs by a finite (O(1) memory) robot ?
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Le probléme de 1’encerclement dans les réseaux a été introduit par Parson (1976) : étant donné un réseau ‘“‘con-
taminé” (par exemple dans lequel un intrus s’est introduit), 1’encerclement du réseau est le nombre minimum d’agents
nécessaires pour “nettoyer” le réseau (c’est-a-dire capturer I’intrus). Une stratégie d’encerclement est dite connexe si a
chaque étape de la stratégie, I’ensemble des liens nettoyés induit un sous-réseau connexe. Les stratégies d’encerclement
connexes sont essentielles si 1’on souhaite assurer des communications sfires entre les agents. Dans le cas des réseaux
en arbres, Barriere et al. (2002, 2003) ont prouvé que le rapport entre 1’encerclement connexe et 1’encerclement est
majoré par 2, et que cette borne est optimale. Dans cet article, nous donnons une borne pour ce rapport dans le cas
des réseaux arbitraires. Pour cela nous utilisons une notion cruciale de théorie des graphes : la largeur arborescente.
L’égalité entre la largeur arborescente connexe d’un graphe et sa largeur arborescente découle du théoreme de Parra et
Scheffler (1995). Nous donnons ici une preuve constructive de cette égalité. Plus précisemment, nous proposons un
algorithme qui étant donnés un graphe G de n sommets et une décomposition arborescente de largeur k de G, calcule
en temps O(n k3) une décomposition arborescente connexe de largeur < k de G. Une conséquence importante de notre
résultat est qu’il permet de borner par [logn]+ 1 le rapport entre encerclement connexe et encerclement d’un réseau de
N neeuds.

Keywords: Décomposition arborescente, Décomposition en branches, Décomposition linéaire, Stratégie d’encerclement

1 Introduction

In graph searching (see, e.g.,[3, 4, 8, 12]), a fugitive is hidden in a graph G. A team of searchers is
aiming at capturing this fugitive. The fugitive is assumed to be arbitrary fast, and permanently aware of the
positions of the searchers. To capture the fugitive, three operations are allowed for the searchers. These
basic operations, called search steps, are the following:

e 1: place a searcher on a vertex,
e 2: remove a searcher from a vertex,
e 3: move a searcher along an edge.

There are several variants of the problem of graph searching. To clear an edge e = {u,Vv} in the edge-
search variant, a searcher must traverse this edge from one end u to v. The edge e is preserved from
recontamination if either another searcher remains in u, or all edges incident to ein u are cleared. That is, a
cleared edge e is recontaminated if there exists a path between e and a contaminated edge, with no searcher

 Additional supports from the INRIA Project “Grand Large”, and from the Project PAIRAPAIR of the ACI “Masse de Données”.
¥ Additional supports from the Project FRAGILE of the ACI “Sécurité & Informatique”.
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on any vertex of this path. An edge-search strategy is a sequence of search steps that capture the fugitive
(i.e. a strategy that completly clears the graph). The graph searching problem asks for the design of search
strategies using a minimum number of searchers. The mimimal number of searchers for which there exists
a strategy in a graph G is the search number s(G) of G. The search-number varies depending on the relative
power of the fugitive and the searchers.

— If the searchers are permanently aware of the position of the fugitive, then the optimal size of the
team is essentially the treewidth of the graph [3]. The treewidth of a graph is a central concept in the theory
of Graph Minors developed by Robertson and Seymour (see, e.g., [10]). Roughly speaking, the treewidth,
tw(G), of a graph G measures “how far” the graph G is from a tree. More formally, a tree-decomposition
of a graph G is a pair (T,X) where T is a tree, and X = {X,,v € V(T)} is a collection of subsets of V(G)
satisfying the following three conditions:

e Cl: V(G) = UveV(T)XV;
e C2: For any edge e of G, there is a set Xy such that both end-points of e are in Xy;
e C3: For any triple u,V,w of nodes in V(T), if v is on the path from u to win T, then X,N Xy C Xy.

Condition C3 can be rephrased as: for any node X of G, {ve V(T) | X € Xy} is a subtree of T. The sets X,’s
are often called bags. The width, w(T,X), of a tree-decomposition (T,X) is defined as maxyey ) [Xv| —
1, i.e., the width of (T,X) is roughly the maximum size of its bags. The treewidth tw(G) is defined as
min (T, X) where the minimum is taken over all tree-decompositions (T, X) of G. Beside its own interest,
the treewidth has several important applications. In particular, it is known that several NP-hard problems
can be solved in polynomial time if instances are restricted to graphs of bounded treewidth. Actually,
on graphs of treewidth at most k, where K is fixed, every decision or optimization problem expressible in
monadic second-order logic has a linear algorithm [5].

— If the searchers are unaware of the position of the fugitive, then the optimal size of the team, S(G),
is essentially the pathwidth of G [3]. A path-decomposition of G is a tree-decomposition (T,X) of G,
where T is a path. The pathwidth pw(G) is defined as min (T, X) where the minimum is taken over all
path-decompositions (T, X) of G. For any graph G, we have [3]: pw(G) < s(G) < pw(G) + 2.

2 Our Objective

It has been argued (cf., e.g., [1, 2] and the references therein) that several practical applications (e.g.,
network security, speleological rescue, etc.) requires the search strategy be connected, i.e., at any time of
the search strategy, the portion of the searched graph is a connected subgraph. In particular, this property
insures safe and secure communications among the searchers across the cleared area.

Formally, a search strategy is connected if the set of cleared edges induces a connected subgraph at
every step of the search. Another way to define such strategies is not to allow operation 2, and to force
all searchers to start from the same vertex. Assuming that the searchers are unaware of the position of the
fugitive, the connected search number cs(G) of the graph G is the minimum number of searchers for which
a connected search strategy exists for G. In [2], Barriere et al. showed that the non-connectness helps. In
other words, there exists graphs for which optimal connected search strategy requires more searchers than
optimal search strategy. Nevertheless, [2] proved that, for any tree T,

cs(T) <29(T) -2,

and that this bound is tight.
Using the concept of connected branchwidth, Fomin et al. [6] have shown that, for any connected m-edge
graph G, the connected search number, ¢s(G), satisfies

¢s(G)/s(G) < [logm] +1. (D)
However, this bound has not been proved to be tight, and it is conjectured that

cs(G)/s(G) <2
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for any connected graph G. Our objective is therefore to improve the bound of Eq. 1. For that purpose, we
have revisited the several notions of connectedness for graph decompositions.

3 Connectedness of graph decomposition

Connectedness has been defined directly on many graph decompositions. In particular, a branch-decompo-
sition of a graph G is a tree T whose all internal nodes have degree 3, with a one-to-one correspondence
between the leaves of T and the edges of G. Given an edge e of T, removing € from T results in two trees

Tl(e) and Tz(e), and an e-cut is defined as the pair {El(e), Ez(e)}, where Ei(e) C E(G) is the set of leaves of

Ti(e) for i = 1,2. The width of T is defined as w(T) = maxe|6(E1(e))| where the maximum is taken over
all e-cuts in T, and where, for any edge-set E, 8(E) denotes the set of nodes with one extremity in E and
the other in E(G) \ E. The branchwidth bw(G) of G is then minw(T) where the minimum is taken over
all branch-decompositions T of G. A branch-decomposition is connected if, for any of its e-cut, the two
subgraphs of G induced by E](e) and Eée) are connected. A major result about branchwidth is that if a 2-
edge-connected G has a branch-decomposition of width k, then it has a connected branch-decomposition
of width < k [11]. Therefore, for any 2-edge-connected graph G, there is equality between its connected
branchwidth, cbw(G), and its branchwidth, bw(G). This equality is the argument used to derive Eq. 1.

We address the connectivity constraint directly on tree-decompositions (cf. Section 1 for the definition).
An e-cut of a tree-decomposition (T, X) of a graph G is defined as the pair {Xl(e),Xz(e)}, where Xi(e) CV(G)

is the set of nodes in {X,v € V(Ti(e))} fori=1,2. A tree-decomposition is connected if, for any of its e-
cuts, the two subgraphs G[Tl(e)] and G[Tz(e) ] of G, induced by Xl(e) and Xz(e) , respectively, are connected. The
connected treewidth, ctw(G), of a connected graph G, is defined as the minimum width of any connected
tree-decomposition of G. It is well known [7] that a clique tree (T,X) of a minimal triangulation H of a
connected graphe G is a tree decomposition with width tw(G) of G. Moreover, Parra and Scheffler proved
in [9], that the set Ay of minimal separators of H is exactly the set of pairwise parallel minimal separators
in G and that for any S € Ay, Sinduces the same connected components in H and G. This implies that
(T,X) is connected, and thus we get that

tw(G) = ctw(G) (2)

for any connected graph G. This result extends to treewidth the result on carvings (and therefore branch-
width) in [11]. Importantly, the equality ctw = tw holds for any connected graph, whereas the equality
cbw = bw holds for 2-edge-connected graphs only.

4 Our Results

We first give a constructive proof for the equality ctw(G) = tw(G), for any connected graph G. This equal-
ity between treewidth and connected treewidth is obtained via the design of a polynomial-time algorithm
transforming a tree-decomposition into a connected tree-decomposition of same width. More precisely, we
prove the following:

Theorem 1 There exists a O(Nk?)-time algorithm that, given any N-node tree-decomposition of a con-
nected graph G, of width k, returns a connected tree-decomposition of G, of width < k.

The algorithm of theorem 1 is linear in the case of graphs with bounded treewidth. A consequence of
the equality between treewidth and connected treewidth is that we propose a polynomial-time algorithm
which, given a connected graph G and a tree decomposition with width tw(G) of G, computes a connected
search strategy using at most S(G) ([logn] + 1) searchers, thus improving [6]. More precisely, we proved
the following:

Theorem 2 For any connected n-node graph G, % < [logn] +1.
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Sketch of the Proof. Let G be an n-node connected graph, and let (T,X) be an optimal connected tree-
decomposition of G, i.e., of width tw(G). We use a result in [10] to show that, for any tree-decomposition
(T,X) of an n-node graph G, there exists a vertex v € V(T) (or an edge e = (u,v) € E(T)) such that
removing V (or U and V) from T results in a forest Tj,---,T;, such that for every i = 1---r, the subgraph
G; induced by Uve‘ﬁ Xy has at most n/2 vertices. Using this result, we prove, by induction on n, that
cs(G) < 1 +tw(G)[logn]. Then, since S(G) > pw(G) > tw(G) = ctw(G), we get cs(G) < 1+ 5(G)[logn],
and thus ¢s(G)/s(G) < 1+ [logn]. O

5 Conclusion and further works

Barriere et al. proved in [2], that for any tree T, ¢S(T) < 2 S(T) —2. In this paper, we proved that
¢s(G)/s(G) = O(logn) for any n-nodes connected graph G. However, we conjecture that there exists a
constant K such that, for any connected graph G, ¢s(G)/s(G) < k. In fact, we even conjecture that kK = 2:

Conjecture: For any connected graph G, ¢s(G)/s(G) < 2.

Obviously, one can generalize the definition of connected tree-decomposition to k-connected tree-decom-
position, for any k > 1. In this case, it is required that every e-cut of the decomposition induces a k-
connected graph. The k-connected treewidth ctwy(G) of a k-connected graph G is the smallest w for which
there is a k-connected tree-decomposition of G, of width w. One can show that, for any k > 2, there exists a
k-connected n-node graph G such that ctwy(G) /tw(G) > Q(n). Hence Eq. 2 cannot be trivially generalized
to connectivities greater than 1. We however ask the following question:

Open problem: Is there a function f such that ctwy(G) = tw(G) for any f(k)-connected graph G?
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We model a problem related to routing reconfiguration in WDM networks. We establish some similarities and differ-
ences with two other known problems: the pathwidth and the pursuit problem. We then present a distributed linear-time
algorithm to solve the problem on trees. Last we give the solutions for some classes of graphs, in particular complete
d-ary trees and grids.
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1 Introduction

Usually, when connexion requests are added or removed from a network, for instance a WDM network, the
routing of older connexions is not modified. Hence it is likely that after some additions and removings, the
overall use of resources is far from optimal. In particular, a new request may be rejected, even if it could be
added up to a whole rerouting of older requests. So operators have to reorganise regularly the routing of all
requests so as to make better use of the resources. Here we are interested in the problem of going from one
routing to another without loss of services.

Given a network, a set of requests | and two different routings for it in the network, R4 and Rz, we want
to switch from routing R to routing Rz. Let u and v be two requests. We denote by R;i(u) (resp. Ri(v))
the routing of request u (resp. v) in Ri,1 <i < 2. If Ra(u)NR1(v) # 0, i.e. the routing of request u in
R2 uses resources already used by the routing of request v in Rq, then obviously the request v has to be
rerouted before we can reroute request u. However, a request might be switched to an intermediate route,
that uses available resources. For instance, the operator may reserve a dedicated wavelength in the network
for temporary routes. We assume that each request cannot be switched to more than one temporary route,
that is the next routing of a request routed on a temporary route has to be its final routing. When a request
that was previously switched to a temporary route reaches its final routing, then the freed resources can be
used again, for another request. While independent switching of requests can be made simultaneously, we
will consider, for matter of exposition, that only one request is switched per unit of time.

The problem is modelled as follows: we construct a directed graph D = (V,A), where each vertex u
corresponds to one request, and there is an arc from vertex u to vertex v if and only if Ro(u) NR1(v) # 0.
A vertex is said to be processed as soon as its corresponding request has been rerouted. We introduce the
notion of Temporary Memory Unit (TMU): routing the request u on an intermediate route corresponds to
putting the vertex u in a TMU. So a vertex can be processed if and only if all its outneighbours are either
processed or in TMU’s. Note that a vertex without any outneighbour can be processed at any time. There
are two basic operations: process a vertex according to the preceding rule ; put a vertex in a temporary
memory unit. Figure 1 shows the processing steps of a graph using one TMU.

We underline the fact that once placed in a TMU, a vertex cannot recover its original state: it has to be
processed. Nevertheless, it can occupy its TMU as long as desired. Processing a vertex which occupies
a TMU frees the TMU, so that it can immediately be used by another vertex. The digraph is said to be
processed when all its vertices have been processed. The problem is hence to find a suitable order to

TThiswork has been partially funded by European project IST FET CRESCCO, the ACI-SI PRESTO and the CRC CORSO with France Telecom
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Fig. 1: Processing of a graph: processed vertices are in grey and vertices in TMU are in black.

process all the vertices. If we don’t want to use any TMU, then it is clear that such a vertex ordering exists
if and only if the digraph is acyclic; and in this case a processing order can be found in linear time. On the
contrary, if we can use an arbitrary large number of TMU'’s, then we can first put all vertices in TMU’s and
then process them in any order. We aim at minimising the number of TMU’s simultaneously in use. Notice
that the problem is upper bounded by the minimum forward vertex set number, that is the smallest number
of vertices which intersect all directed cycles.

The process number of D is the minimum number of temporary memory units for which there exits a
process strategy for D. We denote it by p(D). A process strategy which uses p (resp. at most p, resp. at
least p) TMU’s is called a p-process strategy (resp. (< p)-process strategy, resp. (> p)-process strategy).
Remark that the digraphs we are dealing with can have loops. This may increase the process humber by at
most one, and it is straightforward to construct a loopless digraph D’ such that p(D) = p(D’). When D is
symmetric, we will work for convenience on the underlying undirected graph G = (V,E).

This problem recalls the pursuit problem, introduced by Breisch [Bre67] and Parsons [Par78a, Par78b].
It has been well studied since, see for instance [MHG ™88, BS91, LaP93, KP86, BFFS02]. Given a graph
G = (V,E), the goal is to clear the graph using the minimal number of searchers. The basic operations are
the following: place a searcher on a vertex ; remove a searcher from a vertex ; and move a searcher along
an edge. An edge is said to be contaminated if it is capable of harbouring a fugitive. An edge is cleared by
placing a searcher at one end (as a guard) and moving a second searcher along the edge. If all the other edges
incident to the guarded endpoint are already clear, then the guard can clear the contaminated edge alone by
moving along it. Once cleared, an edge remains clear as long as every path from it to a contaminated edge
is blocked by at least one guard. If it is not the case, the edge is recontaminated. The graph is cleared as
soon as all the edges are simultaneously clear. A search strategy is a sequence of pebbling operations that
will clear the graph. The search number s(G) of a graph is the minimum number of searchers for which a
search strategy exists. The following result of Turner (which is proved in [EST94] and was first mentioned
as a personal communication of Turner in [KP86]), establishes a link between the pursuit problem and the
vertex separator (also known as the pathwidth problem, see for instance [DPS02]):

Proposition 1 ([EST94]) For any graph G, vs(G) < s(G) < vs(G) + 2, where vs(G) denotes the vertex
separator of G.

To provide some basic examples, let us mention that for any path P, vs(P) = s(P) = 1 while p(P) =
except if P is of length at most 3 in which case p(P) = 1. If § is any star, then vs(§) =1 = p(S) whlle
s(8) =2.

2 Relation to known problems
Proposition 2 For any digraph D, vs(D) < p(D) <vs(D) + 1.

Proof. Consider a p-process strategy for D, and let L be the order in which vertices are processed. Notice
that if we stop the strategy just after the it" vertex has been processed, then any non-processed vertex having
a processed neighbour must be ina TMU. As this is true for all 1 <i < |V, this exactly means that the vertex
separator of (D, L) is p, sovs(D) < p(D).

Let L be an ordering of the vertices of D, and say the vertex separator of (D, L) is vs. We consider a process
strategy for D which consists of processing the vertices in the increasing order induced by L. The first vertex
can be processed by putting its at most vs neighbours in temporary memory units by definition. Suppose
i < 1 vertices have been processed. We denote by P the set of processed vertices, M the set of vertices
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in TMU’s and v the next vertex to be processed. If v ¢ M, then as the vertex separator of (D,L) is vs,
IMU(N*(v)\P)| <vs, sowe can put all the outneighbours of v which are notin MUS in TMU’s and process
v. This will use at most vs TMU’s simultaneously. If v € M, then we have [M\ {v} U(N*(v)\P)| <vs, so
putting all the neighbours of v not in MUS in TMU?’s will use at most (and possibly) vs+1 TMU’s. |

As the vertex separator problem is APX [DKL87], the preceding result shows that the process number
problem also is. The following proposition induces a construction which enforces that each parameter
grows by 1.

Proposition 3 Let G1,G; and G3 be three connected graphs such that vs(Gj) = vs,s(Gj) = s and p(Gj) =
p,1 <i < 3. We construct the graph G by putting one copy of each of the G;, and we add one vertex v that
has exactly one neighbour in each of the Gj,1 <i < 3. Thenvs(G) =vs+1,5(G) =s+1and p(G) =p+1.

Proof. We only show the proof for the process number. It is evident how to process G with p+1 TMU’s.
Consider a k-process strategy for G. Without loss of generality, we can assume that G; is the it" graph of
G1,G2 and Gz to have p of its vertices simultaneously in temporary memory units. Remark that once a
vertex of G;j has been put in a TMU, then there is always at least one vertex of G; in a TMU until G; is
processed. So the first time p vertices of G2 occupy TMU'’s, G; must have been totally processed and no
vertex of Gz has been either processed or put in a TMU. Thus the vertex v must be in a TMU. This gives
thatk > p+ 1. O

Using Proposition 3, one can show:

Theorem 1 Let vs be a positive integer, s € {vs,vs+1,vs+ 2} and p € {vs,vs+ 1}. There exists a graph
Gys such that vs(Gys) = vs,5(Gys) = s and p(Gys) = p.

So all the cases covered by Propositions 1 and 2 occur. These differences are created by reflecting an
initial difference on a small graph. However, if we focus on structural properties of graphs that can be
searched or processed with a fixed number of searchers or TMU’s, we actually get important differences.
In [MHG*88], all graphs with search number at most 3 are characterised. In particular, it is shown that
a bhiconnected graph has search number at most 3 if and only if it is outerplanar and bipolar. On the
opposite, the complete bipartite graph Kz 3 can be 3-processed. Until now, we obtained a minor-excluded
characterisation for all graphs that can be 2-processed. We now pay more attention to the case of graphs
that can be 3-processed.

3 Optimal algorithm on trees

Both the vertex separator and the search number problem can be solved in linear time on trees [Sko03,
BFFS02]. We present here a distributed linear-time algorithm which computes the process number of trees
and gives an optimal strategy. Let us first introduce some parameters and make a basic observation on
them: let T be a tree, and v a vertex of T. If ug,...,ux are neighbours of v, we denote by Ty(uy,...,uk)
the maximum subtree of T rooted at v such that the neighbours of v are precisely us,...,ux. We denote by
pt (T) (resp. p5(T)) the minimum number of TMU’s needed to process the tree T under the constraint that
the first (resp. last) step of the strategy must be to put v in a TMU (resp. to process v). It is clear from
the definition that for any vertex v of any tree T, we have p(T) < p5(T), p5(T) < p(T) + 1. The following
lemma plays a key role in our algorithm.

Lemma 1 Consider atree T which is not a star. Let v be a vertex of T, and uy,...,ux,k > 2 be neighbours
of vin T. Foranyic {1,...,k}, we denote by p; (resp. pf, resp. pF) the number p(Ty (N(ui) \ {v}))
(resp. p(TE (N(ui) \ {v})), resp. p(T4 (N(ui)\{v}))). We assume that the vector (p1, pf, py,- .-, Pk, P » P)
is maximum for the lexicographic order among all the numberings of the neighbours. If pf > p&, then
p(Ty(ug,...,uk)) = max(2, pi, p5, ps+ 1) else p(Ty(us,...,ux)) = max(2, pf,p5, ps+1). Furthermore,
we have p§ (Ty(u,...,Ux)) = max(2, pt, p2+ 1) and p&(Ty(ug, ..., ux)) = max(2, pf, p2+1).

Here is how the algorithm goes. Each vertex v has a list L(v) of 4 values, and is uniquely identified. At
the beginning, all the leaves are in the state act i ve. All other vertices are in the state r eady. Every leaf
has its values initialised to [ 0, 0, 0, 0] , values of the other vertices being ni | . Each vertex having all
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its neighbours but one act i ve computes its own values. Let u,...,ux be the neighbours of v which are
active. Then L(v)[1] = p(Ty(ug,...,uk)),L(V)[2] = p& (Tu(u1,...,ux)) and L(V)[3] = pY(Ty(ug,...,Ux)).
So we compute them using Lemma 1, and some simple init rules (that may use L(v)[4]). So as to record
an optimal strategy, the vertex also records the order of its neighbours when computing its values. A vertex
which is r eady stays r eady until it has received information from all its neighbours but one. Then it
computes its values, sends them and becomes acti ve. If an act i ve vertex receives information from
its last neighbour, then if the identifier of the neighbour is lower than its own identifier it just ignores it.
Otherwise it computes again its values, using all the information it has collected now, becomes done and
sends a special message so that any act i ve vertex becomes done. Eventually, either there will be a step
at which exactly one vertex has not computed its values yet, or exactly two vertices compute their values at
the last step, and the updating process ensures only one will compute its values using the information from
all its neighbours. In any case, if v is the last vertex to compute its values, we will have L(v)[1] = p(T).

Theorem 2 The preceding algorithm computes all the values and records the strategy in sequential time
O(n), and distributively with O(n) messages.

We note that this result induces an upper bound (along with a corresponding strategy) for processing
outerplanar graphs, since the dual graph of an outerplanar graph is a tree.

4 Exact process number for some classes of graphs.

Theorem 3 (i) The process humber of the complete bipartite graph Ki,,, is min(m, n).

(i) The process number of the complete binary tree of height h is h — 1, except if h € {1,2} in which case
itis h.

(iii) For any d > 3, the process number of the complete d-ary tree of height h is h.

(iv) The process number of the grid of size m x n is min(m,n) 4 1, except if n = m = 2 in which case it is 2.
(v) The process number of the pyramid of size nis [ 5]+ 1, except if n € {2,3} in which case it is n — 1.
(vi) Any triangulated outerplanar graph whose dual graph is a caterpillar of maximum degree 3 can be
3-processed.
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Nous pésentons plusieurs approches, heuristiques, programmagairémixte et en nombres entiers @cdmposition

de graphes, powgtudier un prol#me de groupage sur un chemin (or&nOn dispose d’'un chemin et d’'un ensemble
quelconque de re@tes unitaires. L'objectif est I'installation d’'un ensemble minimum de tubes (arcs joignant deux
sommets du chemin) de cap&dt, permettant d’acheminer toutes les rétgs. Ce proime est un proBme de di-
mensionnement d&seaux qui reste NP-difficile mafyses hypotbses restrictives.

Keywords: groupage, routage, network design, GMPLS, WDM

1 Introduction

Le groupage de trafic (ou grooming) est un principe qui conaisigéger des flux dans des flux dehit
superieur. On retrouve cetteée en particulier dans leéseaux GMPLS [IET] et WDM [DR02, BCMO03].

En termes de graphes, les &@as du proliime de groupage sont niidées par un graphe supp@st
muni de capacis, un ensemble de regfesRk de cebit donré entre des paires de sommets3jein routage
de ces demandes sGret un graphe "virtuel”, le graphe des tubes disponibles, muni désdixes et de
capaciés. Un tube ref@sente une connexion entre deux sommets,dgesta dire un chemin fi& entre ces
deux sommets. Une regte peut entrer (respectivement sortir) dans un tube uniquement au sommet origine
(respectivement destination) du tube.

Grouper les demandes dans des twzpsvauta trouver un ensemble de tubes tel que le chemin emgrunt
par chaque rediie se @compose en une succession de tubes. Le groupage doit respecter des contraintes
de capacitsa deux niveaux difrents. D'une part, la somme des capacies tubes passant sur uriger
du graphe support ne doit pagmhsser la capaéitde cette d@te. D'autre part, la somme deghits des
reqletes empruntant un tube déitre in€rieurea la capac# de ce tube.

Plusieurs criéres d’optimisation oréte étudiés, comme la minimisation du nombre d’ADM (Add Drop
Multiplexer) dans [BCMO03], la minimisation des capésitotales ou maximales utiies sur le&seau sup-
port, etc. Ici nous voulons minimiser le nombre de tubesassaires avec un chemin pour graphe support.
Ce criere est celui cons@é dans [BDPS03]le graphe support est un anneau.

Nos hypotleses permettent de classer le groupage dans lesepreblde dimensionnement d&seau
(Network Design). La littrature sur le Network Design est abondante et ésslutions propdes sont
souvent baises sur une approche péljrale comme dans [BG96, KMO1], cependant des algorithmes d’ap-
proximation et des heuristiques ont alusgietudés en particulier dans [GMM95].

Nous cfinissons le groupage sur le chemigg@sement en section 2.1. Nous avons abaelprobkme
sous diferents angles, comme la recherche de brigl&msentaires (analogwe[BDPS03]) qui ne sera pas
dévelopgee ici, ou la programmation léaire en nombres entiers, ou enfin en proposant des heuristiques
(section 3.2) dont certaingsultats exprimentaux sont @senés en section 4.

2 Probléme du groupage sur un chemin

2.1 Définition du probléme
Le probEme de groupage, emeigral, requiert la dorge de troiléments :

frecherche soutenue par le CRC CORSO avec France Telecom et le proj@&esu@RESCO
*ACI Sécurie PRESTO avec CNRS
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Un graphe support Ici, le graphe support consee G = (V,A) est un chemin oriedtcompoé den som-
mets nuréroés de Ga (n—1),V ={0,1,2,....,(n—1)} etdes arc = {(i,i+1)V 0<i<n-—1}.
Pour simplifier, on supposera que la capadiés arcs est infinie, c’eatdire qu’autant de tubes que
nécessaire peuvent emprunter un arc @nn

Un ensemble de reqétes R R est un ensemble de paires ordéaa de sommets d&. Ici, les reqétes
sont de la formédi, j) aveci < j eti, j € V. Pour simplifier, nous constdons des redtes simples et
unitaires, c’esh dire qu'il existe au plus une demande de valeur 1 entre deux sommefssdonn

Un ensemble de tubes disponibles Trous les tubes de la forn{g j) aveci < j eti, j € V sont autorigs
en autant d’exemplaires qué&cessaire. En revanche, leur caga€f ou facteur de groupage, est
uniforme et fait partie des doBes. Au pluC reqletes peuvent donc emprunter I€me tube. Le
colt d'un tube est unitaire et fixe, il néédend pas du nombre de réges qui 'utilisent. En d’autres
termes le c@it d'un ensemble de tubes est son cardinal.

On souhaite installer un ensemble de tubes de cardinal minimum, sur le graphe support, constituant un
groupage &alisable des demandes. Pour illustrer nos propos, la figure 1 montre deux group&gestsliff
pour un graphe des re@ies dong, dans le castole graphe support est un chemin.

Requetes m % Solution 5 tubes
0

1 2 3 4 5 0 ‘//‘ﬁt\] 4 5
Graphe support 2] é{:ﬁJ%L@ ~|e[——=® Solution 7 tubes
0 1 2 4 5

1 2 3 4 5 0

F1G. 1: lllustration du probdme de groupage sur un chemin pGuE 2

Le groupage sur le chemin et sur 'anneaudti#int uniqguement par leurs graphes support. eesltats
de [BDPS03], comme la NP-congilide et les bornes sur le nombre de tubes optimal, n'utilisent pas les
propriétes du graphe support et sont donc valables pour le chemin. En I'occurence, le nombre de tubes
optimal est majad¥ par le nombre de regtesk et minog parcz—fl.

2.2 Programmation linéaire en nombres entiers

Le groupage sur le chemin s’integie comme un probme de dimensionnement deseau consistant,
d’'une facon @rérale,a trouver un ensemble d’arcs dditoninimum, nos tubes, entre des sommets connus
pour router des redates donaes.

Ainsi, pour le groupage sur le chemin, deux formulations classiques en programmaéainelien
nombres entiers existent. Bien que la formulation arcs-chemins comporte un nombre exponentiel de va-
riables, elle est plus efficace que la formulation compacte sommets-arcsadgada cerération de co-
lonnes.

Nous avons utilig le moale sommets-arcs suivant pour calculer le nombre de tubes optimal etéemod
arcs-chemins avec un ensemble restreint de chemins pour en obtenir rapidement une Boiegsup

SoientT = (V,Ar) le graphe des tubes disponibl&s|'ensemble des redes,x; le nombre d’exem-
plaires du tube utilisés etfS! le flot assod a la demandést) circulant sur un exemplaire du tubed™ (s)
(resp.d(s)) est 'ensemble des tubes sortant (resp. entrant) du sommet

Min Xa
acAT

0 si u#s u#t

ta. Yy 13- Y i = 1 si u=s YuevV, Y(st) e RCV2
acdT (u) acd (u) -1 si u=t Q)
i < CxXg vae Ar
(st)eR
fte {0,1} V(sit) €R, Vac At

Xa € IN Vae Ar.
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Nous avons form@ la conjecture suivante, qui permettrait de remplacer ceétaah nombres entiers par
un programme mixte (MIP) en r@thant I'inegrite du flot, et ainsi de le&soudre plus rapidement.

Conjecture 2.1 Le nombre de tubes optimal est identique, que le flot eitou entier.

Aucun des tests effedts n'a invalié la conjecture, cependant il existe une instance pour laquelle la
solution du programme reléxn’est pas &alisable pour le programme entier. Pour la renéaisable,
permuter le flot entre les regtes (les rerouter) ne suffit pas, il faut en effet modifier 'ensemble de tubes.

2.3 Heuristiques
Nous proposons deux heuristiques gloutonnes peaoudre le groupage sur le chemin.

Heuristiqgue 1 Lai®™¢itération de cette heuristique consiatajouter aux tubes choisisggedemment un
ensemble de tubes permettant de router toutes legtegide longuedr. si les tubes existants ne permettent
pas de router une redte, alors le tube le plus court possfpermettant de la router est ajéut

Prenons I'exemple 1 avét= 2. La premere i€ration ajoute un tube de longueur 1 pour chaque&tqu
de longueur 1, i.e. les tubé®, 1)T, (2,3), (4,5). Dans chacun de ces tubes il reste la place de router une
autre reqéte. A la deuw@me ieration, les tubes plés ne suffisent pasrouter les recgtes(0,2) et(2,4),
il faut donc ajouter de nouveaux tubes. Pour router la&s(d, 2) on peut ajouter soit le tub@®, 2), soit le
tube(1,2), I'heuristique choisi{1,2) car c’est le plus court des deux. D&me on ajouté3, 4) qui permet
avec le tubg2, 3) déja pla@& de router la recte (2,4). Ainsi le tube(0,1) est complet car il contient les
requetes(0,1) et (0,2). De mEéme pour le tubé2,3). A la troisiéme i€ration, on obient la solution en 7
tubes dongaea la figure 1.

En pratique cette heuristique donne de b@ssiltats, mais une regte peut emprunter beaucoup de petits
tubes, comme la re@te (2,5) dans I'exemple qui emprunte les trois tuligs3), (3,4) et (4,5). Or dans
un reseau deslecommunicationéel, le respect de la qualitle service impose souvent un nombre de sauts
maximum pour une route. Le principe de la dé&ume heuristique permet de rédiera cet inconénient.

Heuristigue 2 Lidée de la deudime heuristique est de regrouper une longue &, j) avec des
reqetes formant un plus court cherhientrei et j dans le graphe des regfes prie de(i, j). Un tube
est ajoug lorsqu’entre deux sommesreqletes ont pLetre regroupes ou qu'aucun regroupement n’est
possible. Dans I'exemple 1 av€r= 2, il n’existe qu’un chemin(0,2) et (2,3), entre les sommets 0 et 3
pour la reqéte (0, 3). Entre 0 et 2 les rediies(0, 2) et (0,3) sont donc regrolges, le tub&0, 2) est ajoug,
de néme pour(2,3).

Si pour une regéte on ne trouve pas de chemin, I'heuristique 28aampose en deux regjes telles
gu’il existe un chemin, le plus long possible en nombre d’'arcs, pour 'une des deux seulement.

Supposons que la regie (1,5) existe dans I'exemple 1. Il n'y a pas de chemin entre 1 et 5 mais il en
existe entre 2 et 52,5) ou (2,4) et (4,5)) et aussi entre 4 et 5. Deuedompositions sont possibles, soit
(1,2) et (2,5) car il existe au moins un chemin déx5 et aucun de & 2, soit(1,4) et (4,5). L'heuristique
choisit la premére car la regéte(2,5) issue de cette&tomposition est plus longue q(&5).

L'heuristique 2 appligaea I'exemple 1 donne la solution en 5 tubes.

3 Reésultats

Nous avons compéarles neéthodes deésolutionévoqiees pecedemment, les heuristiques (H1, H2), les
programmes en nombres entiers sommets-arcs (NAI, programme 1) et arcs-chemins (API) et le programme
mixte sommets-arcs (NAF). Pour la formulation arcs-chemins nous n'a@gggiu’un ensemble restreint
de chemins (variables du programme) par eggule nombre de tubes fourni par le solveur llog Cplex est
donc une borne s@pieure.

Nous avons effectudes tests pour défents facteurs de groupage sur des graphes détesgcomplets,

i.e. pour tous sommetsj du graphe support tels quec j la demandé€ij) existe.

§ Le plus court tube en nombre d'arcs.
Y La premére coordonée indique le sommet origine du tube et la seconde indique le sommet destination du tube.
I Le plus court chemin en nombre de rétes traverses.
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Les graphiques suivantsgaentent le nombre de tubes obtenu par legifftes réthodes ainsi que les
temps de calcul ass@s en millisecondes po@ = 4. Pour dix sommets les temps de calcldsessaires
aux resolutions des trois programmes mixtépassent I'heure et n'apparaissent pas sur le graphique.

%04+ - - @ogHt - ——————————————— §- - — -
32004 — — —BAPI— — — — — — — — — — &
u NAF
.04 — _ MNA_ . __._. K&
404 — — — - — ——— ———————————— - & —

004+ - ———————————————————— &~ —

600+ — — — — ———————— - ——————— — % — — — —

Nombre de tubes

1200

Temps de calcul (en ms)

5 6 7 8 9 10 3 4 5 6 7
Nombre de sommets Nombre de sommets

Notons que la conjecture esénfiee pour ces exemples, les valeurs obtenues par les programmes NAI
et NAF sont identiques. Par contre, pour certains cas le calcul est plus rapide avec les variables de flots
entieres qu’avec les variables de flotéeHes. Cependant la diffence n’est pas significative et ne remet pas
en cause l'ingrét de la relaxation NAF. Elle s’@&re tes ineressante en particulier pour un graghdix
sommets et un facteur de groupd@e- 2 puisque le temps de calcul passe de plus de 8h30 pourNAI
un peu plus de 55 minutes pour la relaxation NAF. Gesultats montrent aussi que les heuristiques sont
satisfaisantes car elles fournissegstrapidement des solutions proches de I'optimal.

4 Conclusion

Le probEme de groupage que nous av@bsdi, bien que fortement simpl&] reste difficile et long
résoudre pour des graphespassant dix sommets. Did'intérét de nos heuristiques, qui fournisserstr
rapidement des solutions proches de I'optimal.

Beaucoup resta faire sur ce proeime, en particulier la&mnonstration de la conjecture et des tests
suppEmentaires des heuristiques sur des instances de grande taille. Le tgvaifelcte sur les briques
élementaires nous donne une infind’instances qui nous permettrons d’effectuer ces tests.

Enfin, le probéme pour des graphes supportsétifints, comme les arbres reatexplorer.
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This paper introduces relevant statistics for the description of routes in the internet, seen as a graph at the interface
level. Based on the observed properties, we propose and evaluate methods for generating artificial routes suitable for
simulation purposes. The work in this paper is based upon a study of over seven million route traces produced by
CAIDA’s skitter infrastructure.

Keywords: Network measurements, graphs, statistical analysis, modeling, simulation.

1 Introduction

Realistic modeling of routes in the internet is a challenge for network simulation. Until now, one has
had to choose one of the three following approaches to simulate routes: (1) use the shortest path model, (2)
explicitly model the internet hierarchy, and separately simulate inter- and intra-domain routing, or (3) replay
routes that have been recorded with a tool like traceroute. All of these methods have serious drawbacks.
The first method does not reflect reality since routes have not the same properties as shortest paths [Pax97],
mainly because of routing policies [TGS01]. The second method is limited by our ability to explicitly
simulate the internet hierarchy [TGJT02, LAWDO04]. Finally, the third method is not suitable if routes from
a large number of sources are to be simulated. Today’s route tracing systems employ at most a few hundred
sources. CAIDA’s skitter [HPMc02, CAl] infrastructure, for instance, produces an extensive graph suitable
for simulations, but it based on routes from just thirty sources.

This paper’s principal contribution is a new approach to modeling routes in the internet, one that does not
share the drawbacks just described. We suggest using an actual measured graph of the internet topology,
such as the graph generated by skitter. Between random chosen sources and destinations, we suggest
generating artificial routes with a model chosen to reflect statistical properties of actual routes.

The remainder of this paper is organized as follows. Sec. 2 describes the data set that we have used.
Sec. 3 proposes the set of statistical properties to describe routes in the internet. Sec. 4 proposes the models
we use to simulate routes based on these properties. Sec. 5 evaluates those models, and Sec. 6 concludes
the paper.

2 The data set

This study uses skitter data from July 2"? 2003. The data was collected from 23 servers targeting 594,262
destinations. We obtained the corresponding IP graph by merging the results of the 7,075,189 traceroutes
conducted on that day. This graph captures the small-world, clusterized, and scale-free nature of the internet
already pointed out for instance in numerous publications [JB02, FFF99]. In particular, the average distance
is approximately 12.54 hops, and the degree distribution is well fitted by a power law of exponent 1.97.

3 Statistical properties of routes

This section presents a set of properties for statistical description of internet routes. These properties moti-
vate the models of Sec. 4. Several properties have already been studied in previous work, and the work here
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serves to evaluate and update them.
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Figure 1: Statistical properties of internet routes.

3.1 Route lengths

It is well known that routes are not shortest paths: they are not optimal in general. Fig. 1(a) shows the
length distributions of the routes in our data set, and of the corresponding shortest paths. It also shows the
distribution of the difference (delta) between the length of a route and the corresponding shortest path. The
mean length of 15.57 hops for routes in this data set fits closely Paxson’s observations [Pax97, Pax96] on a
data set from nine years prior. The shortest paths have a mean length of 12.55 hops (11.4 hops if the graph
is considered to be undirected).

3.2 Hop direction

When a packet travels from one router to another, it may move closer to its destination, but also it may move
farther, or it may move to an interface that is at the same distance from the destination as one it just left.
Likewise, the distance from the source may increase, decrease, or stay constant. We will call these behaviors
the hop direction. Note that in shortest paths hops always increase the distance from the source and decrease
the distance to the destination. Fig. 1(b) shows the portion of forward, backward, and stable hops at each
hop distance for routes of 15 hops (the most numerous ones). Note that, as one would expect, the first and
last few hops are generally forward because there are few alternatives. On the contrary, in the core of the
network a significant proportion of the hops do not go closer to the destination. This type of behavior has
already been described as the product of policy-based routing in the core of the internet [TGS01].

3.3 Degree evolution along a route

Recent work has shown that in many real-world complex networks, most of the short paths between pairs of
nodes tend to pass through the highest degree nodes [KYHJ02, GLMO04]. These observations lead us to ask
how the node degree evolves along a route. Fig. 1(c) shows' how node degree evolves for routes of length
15. It reveals that a typical route does not pass through the highest degree nodes, though a certain number
of routes do pass through some very high degree nodes. There is a peak in median out-degree observable
at distance 1. The median falls at distance 2, rises again, and then stays fairly flat out to distance 13, with
a median degree of about 10. This leads us to the following interpretation: the hosts have low degree, they
are connected at their first hop router to relatively high degree nodes which play the role of access points,
and then packets are routed in a core network where the degree does not depend much on the distance from
the source or from the destination.

Furthermore, one may wonder if there is a simple local rule that can be observed for the degree evolution.
In particular, if there is a choice of next hop interface along a route, is there a correlation between the degree
rank of an interface and its probability of being chosen? Fig. 1(d) plots the probability that a packet travels

Tin Fig. 1(c), dots indicate the median. Vertical lines run from the min to Q1 and from Q3 to the max. Tick marks indicate the 5™,
10, 90t and 95t percentiles.
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to an interface’s i-th ranked neighbor, where the neighbors are ranked from highest out-degree to lowest.
This figure highlight such a correlation.

4 Route models

The previous section provides a set of simple statistical tools to capture some properties of routes in the
internet. We now propose two models designed to capture these features.

4.1 Random deviation model

The random deviation model is based upon the idea that a route usually follows a shortest path, but might
occasionally deviate from it. We modeled this using one single parameter, p, the probability at any point of
deviating from the current shortest path to the destination, if such a deviation is possible. We found p = 0.2
to work well. A random deviation route from source s to destination d is therefore based upon a shortest
path u from s to d. At each hop, with probability 1 — p, the route continues along u. But with probability p
it will, if possible, deviate off u to another path.

4.2 Node degree model

The basic idea is that a path which goes preferentially towards high degree nodes tends to see most nodes
very rapidly [KYHJ02]. The node degree model is based upon a similar approach, as follows. Two paths
are computed, one starting from the source and the other from the destination. The next node on the path
is always the highest degree neighbor of the current node. The computation terminates when we reach a
situation where a node is the highest degree neighbor of its own highest degree neighbor. One can show
that this is the only kind of loop can occur. Then, one of two cases applies: either the two paths have met
at a node, or they have not. In the first case, the route produced by the model is the discovered path (both
paths are truncated at the meet up node, and are merged). In the second case, we compute a shortest path
between the two loops, and then obtain the route by merging the two paths and this shortest path, removing
any loops. This method has already been proposed [BLP04] as an efficient way to compute short paths in
complex networks.

5 Evaluation

This section compares the performance of the random deviation and node degree models. For each model,
we chose at least 60,000 (source, destination) pairs at random from amongst the nodes of the graph and
generated an artificial route for each of them. We compute the same statistics on these routes as we had
computed for actual routes in Sec. 3. Fig. 2 shows the statistics for each model.

Comparing the route length distributions, we find that both models generate distributions that are sym-
metric, average somewhat higher than the shortest path distribution, and have tails similar to the actual route
length distribution shown in Fig. 1(a). Mean route length is 15.15 for the random deviation model and it is
14.96 for the node degree model. Lengths of paths generated with the node degree model tail off somewhat
quicker than in reality, but the degree of fidelity is nonetheless remarkable given that the length distributions
are not explicitly part of the model.

Looking at the hop directions for the most frequent route length, we found that the curves for the random
deviation model better match the shapes of the curves for real routes shown in Fig. 1(b). Hops are mostly
forward near the source, but dip to around 80% roughly ten hops out (whereas in reality the portion of
forward hops dips to around 80% at eleven or twelve hops out). This is in marked contrast to hop directions
produced by the node degree model because forward hops dip much sooner and a bit less steadily. But
overall portions of forward, stable, and backward hops closely match reality for both models.

The node degree model shines compared to the random deviation model in capturing the evolution of
the out-degree close to a route’s source. Routes generated with this model show the peak in the out-degree
before settling down to a median value. The peak is reached at distance 2 rather than at the first hop router.

Based upon this comparison to real routes, we can state that the random deviation and node degree models
do a reasonable job of emulation, though each model captures some aspects better than others, and their
strengths are different. Both models clearly out-perform the shortest path model.
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Figure 2: Experiments using the random deviation model (top) and the node degree model (bottom) on the undirected
skitter graph using sources and destinations chosen at random from amongst all the nodes in the graph.

6 Conclusion and future work

The main contribution of this paper has been to propose new alternatives for the simulation of routes in the
internet: the use of simple models that capture non-trivial statistical properties of routes. Future work along
these lines might include the development of models that explicitly incorporate some additional character-
istics, such as the clustering coefficienti, or that captures something of the dynamics of internet routes.
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Mapping the Internet generally consists in sampling the network from a limited set of sources byrastngute -

like probes. This methodology, akin to the merging of different spanning trees to a set of destinations, has been
argued to introduce uncontrolled sampling biases that might produce statistical properties of the sampled graph which
sharply differ from the original ones[1, 2, 3]. In this paper we study numerically how the fraction of vertices and edges
discovered in the sampled graph depends on the particular deployments of probing sources. The results might hint the
steps toward more efficient mapping strategies.

Keywords: Traceroute, Internet exploration, Topology inference

1 Introduction

In the absence of accurate Internet maps, researchers rely on a general strategy that consists in acquiring
local views of the network from several vantage points and merging these views in order to get a presumably
accurate global map. By using this strategy, a number of research groups have generated maps of the
Internet [4, 5, 6, 7, 8], that have been used for the statistical characterization of the network properties.
Defining G = (V,E) as the sampled graph of the Internet with= |V| vertices andE| edges, it is quite
intuitive that the Internet is aparsegraph in which the number of edges is much lower than in a complete
graph; i.e. [E| < N(N—1)/2. Equally important is the fact that the average distance, measured as the
shortest path, between vertices is very small. This is the so cahedl-world property, that is essential
for the efficient functioning of the network. Most surprising is the evidence of a skewed and heavy-tailed
behavior for the probability that any vertex in the graph has delgrdefined as the number of edges
linking each vertex to its neighbors. In particular, in several instances, the degree distribution appears to
be approximated b(k) ~ k™Y with 2 <y < 2.5 [9]. Evidence for the heavy-tailed behavior of the degree
distribution has been collected in several other studies at the router and AS level [10, 11, 12, 13, 14] and
have generated a large activity in the field of network modeling and characterization [15, 16, 17, 18, 19].
While traceroute  -driven strategies are very flexible and can be feasible for extensive use, the ob-
tained maps are undoubtedly incomplete. Along with technical problems such as the instability of paths
between routers and interface resolutions [20], typical mapping projects are run from relatively small sets
of sources whose combined views are missing a considerable number of edges and vertices [14, 21]. In par-
ticular, the various spanning trees are specially missing the lateral connectivity of targets and sample more
frequently vertices and links which are closer to each source, introducing spurious effects that might seri-
ously compromise the statistical accuracy of the sampled graph. $aeg#ing biasebave been explored
in numerical experiments of synthetic graphs generated by different algorithms[1, 2, 3, 24].
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It was shown in [22] that the map accuracy depends on the underlying neetwieenness centrality
distribution. We substantiate the analytical finding of [22] with a throughout exploration of maps obtained
varying the number of source-target pairs on networks models with different topological properties.

2 Optimization of mapping strategies

Let us consider sparse undirected graphs denoted by(V,E). In particular, we will consider two main

classes of graph$y Homogeneous graphs which the degree distributidA(k) has small fluctuations and a
well defined average degreg;Heterogeneous grapHsr which P(k) is a broad distribution with heavy-tail

and large fluctuations.

The most widely known model for homogeneous graphs is given by the classiéatRedyi (ER) model
[23]: in such random graphSy p of N vertices, each edge is presenBrindependently with probability
p. We generated ER graphs with= 1/N, whereN = 10%,

In opposition to the previous case, heterogeneous graphs are characterized by connectivity distributions
spanning various orders of magnitude, with a heavy-tail at larg&hile we do not want to enter the
detailed definition of heavy-tailed distribution we have considered two classes of such distributions: (i)
scale-freeor Pareto distributions of the forf(k) ~ k=Y (RSF), and (ii) Weibull distributions (WER(k) =
(a/c)(k/c)®texp(—(k/c)?). In both cases, we have generated the corresponding random graphs by using
the algorithm proposed by Molloy and Reed [25]. The parameters user-a@25 andc = 0.6 for the
Weibull distribution, and/ = 2.3 for the RSF case, and all graphs haie- 10* nodes.

It was shown in [22] that it is possible to have a general qualitative understanding of the efficiency
of network exploration and the induced biases on the statistical properties. The quantitative analysis of
the sampling strategies, however, is a much harder task that calls for a detailed study of the discovered
proportion of the underlying graph and the precise deployment of sources and targets. In this perspective,
very important quantities are the fractibri /N andE* /E of vertices' and edges discovered in the sampled
graph, respectively. In our study the parameters of interest are the densityNy /N andps = Ns/N of
targets and sources. An appropriate quantity representing the level of sampling of the netweﬂ@é%’}g,
that measures the density of probes imposed to the system.

This finding hints toward a behavior that is determined by the number of sources and tdggatd Ny .

Any quantity is thus a function dfls andNy, or equivalently oNs andpr. This point is clearly illustrated

in Fig. 1, where we report the behavior Bf /E andN*/N at fixede and varyingNs andpr. The curves
exhibit a non-trivial behavior and since we will work at fixee- prNs, any measured quantity can then be
written asf (pr,&/pr1) = ge(pr). Very interestingly, the curves show a structure allowing for local minima
and maxima in the discovered portion of the underlying graph.

This feature can be explained by a simple symmetry argument. The modielderoute  is symmet-
ric by the exchange of sources and targets, which are the endpoints of shortest paths: an exploration with
(N7,Ns) = (Ng,Ny) is equivalent to one witliNt,Ns) = (N2,Nz). In other words, at fixed = NjN2/N,

a density of targetpt = N1 /N is equivalent to a densitg; = No/N. SinceN, = €/pr we obtain that at
constant, experiments wittpr andp; = €/(Npr) are equivalent obtaining by symmetry that any mea-

sured gquantity obeys the equaldy(pt) = ge (ﬁ) This relation implies a symmetry point signaling the

presence of a maximum or a minimunpat= €/(Npr). We therefore expect the occurrence of a symmetry

in the graphs of Fig.1 gir ~ /¢/N. Indeed, the symmetry point is clearly visible and in quantitative good
agreement with the previous estimate in the case of heterogeneous graphs. On the contrary, homogeneous
underlying topology have a smooth behavior that makes difficult the clear identification of the symmetry
point. Moreover, unique shortest path probes create a certain level of correlations in the exploration that
tends to hide the complete symmetry of the curves.

The previous results imply that at fixed levels of probindifferent proportions of sources and targets
may achieve different levels of sampling. This hints to the search for optimal strategies in the relative

T The betweenness represents the all-to-all traffic situation.
* The measured quantities have the symhab distinguish from the original ones.
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Fig. 2: Behavior as a function ofir of the fraction of discovered
edges and vertices in explorations with fixetheree = 2). The circles
correspond to a random deployment of sources and targets while the

Fig. 1: Behavior as a function gfr of the fraction of discovered edges and ver-Crosses are obtained when sources and targets are vertices with lowest
tices in explorations with fixed (heree = 2). Sincee = prNs, the increase opy ~ Detweenness vertices.

corresponds to a lowering of the number of soufdesThe plots on the right show

the fraction of the normalized average degregk.

deployment of sources and targets. The picture, however, is more complicate if we look at other quantities
in the sampled graph. In Fig.1 we show the behavior at fixed the average degrde measured in
sampled graphs normalized by the actual average dégoée¢he underlying graph as a function pf.

The plot shows also in this case a symmetric structure. By comparing the data of Fig.1 we notice that the
symmetry point is of a different nature for different quantities: the minimum in the fraction of discovered
edges corresponds to the best estimate of the average degree. In other words, the best level of sampling is
achieved at particular values ®andNs that are conflicting with the best sampling of other quantities.

The evidence purported in this section hints to a possible optimization of the sampling strategy. The
optimal solution, however, appears as a trade-off strategy between the different level of efficiency achieved
in competing ranges of the experimental setup. In this respect, a detailed and quantitative investigation of the
various quantities of interest in different experimental setups is needed in order to pinpoint the most efficient
deployment of source-target pairs depending on the underlying graph topology. While such a detailed analy-
sis lies beyond the scope of the present study, an interesting hint comes from the analytical results of [22]:
since vertices with large betweenness have typically a very large probability of being discovered, placing
the sources and targets preferentially on low-betweenness vertices (the most difficult to discover) may have
an impact on the whole process. This is what we investigate in Fig. 2 in which we report the fraction
of vertices and edges discovered by either a random deployment of sources and targets or a deployment
on the lowest-betweenness vertices. It is apparent that such a deployment allows to discover larger parts
of the network. Of course the procedure used is unrealistic since identifying low-betweenness vertices is
not an easy task. The usual correlation between connectivity and betweenness however indicates that the
exploration of a real network could be improved by a massive deployment of sources using low-connectivity
vertices.

3 Conclusions and outlook

The rationalization of the exploration biases at the statistical level provides a general interpretative frame-
work for the results obtained from the numerical experiments on graph models. In general, exploration
strategies provide sampled distributions with enough signatures to distinguish at the statistical level be-
tween graphs with different topologies. It is of major importance to define strategies that optimize the
estimate of the various parameters and quantities of the underlying graph. In this paper we have shown
that the proportion of sources and targets may have an impact on the accuracy of the measurements even
if the number of total probes imposed to the system is the same. For instance, the deployment of a highly
distributed infrastructure of sources probing a limited number of targets may result as efficient as few very
powerful sources probing a large fraction of the addressable space [26]. The optimization of large network
sampling is therefore an open problem that calls for further work aimed at a more quantitative assessment
of the mapping strategies both on the analytic and numerical side.
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L’inférence de la localisation géographique d’hotes dans I’Internet permet I’émergence de nouvelles applications tres
variées. Jusqu’a présent, la localisation d’un hote cible est fournie par la position des hotes références, hdtes dont on
connait les positions géographiques. Ainsi le nombre d’endroits possibles ou on peut localiser un hote cible est égal
au nombre d’hotes références, conduisant ainsi a un espace discret de réponses. Nous proposons une technique de
Localisation Géographique basée sur la Multilatération (LGM) pour inférer la position géographique d’un héte cible.
La multilatération permet d’obtenir un espace continu d’endroits possibles ot on peut localiser un hdte contrairement
aux approches précédentes. LGM transforme les mesures de délai en distance géographique surestimée, malgré
les délais supplémentaires diis aux congestions, et la non linéarité des chemins entre les hotes. LGM utilise la multi-
latération avec ces distances géographiques surestimées pour inférer la position de I’hdte. Les résultats obtenus montrent
que LGM est plus performante que les précédentes techniques de localisation et, de surcroit, est capable d’attribuer une
zone de confiance a chaque hote localisé.

Keywords: Localisation, multilatération, mesures de délai

1 Introduction

Avec le développement des nouvelles technologies de I’information, des nouveaux services ont fait leur
apparition, notamment des services dits de “proximité” basés sur la localisation des clients. Nous pouvons
citer comme exemple la publicité ciblée, la s€lection automatique de la langue & la connexion, la diffusion
de contenu suivant une politique géographique, et I’acceptation d’une transaction bancaire seulement &
partir d’un endroit pré-établi. Les techniques de localisation basées sur des mesures tentent de déterminer la
position géographique d’un hdte en se basant sur la connaissance de son adresse IP. C’est ainsi que [PS01]
proposent d’utiliser la position de I’h&te référence, héte dont on connatt la position ggographique, le plus
proche en terme de délai comme possible localisation de I’h&te cible. Avec cette approche I’ensemble des
endroits ou on peut localiser un hate cible est limité par le nombre d’hotes références. Nous obtenons ainsi
un ensemble discret de réponses.

Nous proposons une nouvelle technique de Localisation Géographique basée sur la Multilatération (LGM)
pour résoudre ce probléme. En effet, la multilatération permet d’estimer une position en utilisant un nombre
suffisant de distances a partir de quelques points immobiles. Des lors, elle fournit un ensemble continu
d’endroits ou on peut localiser la cible au lieu d’un espace discret de réponses. Connaissant la distance
géographique surestimée entre la cible et chaque hdte référence, LGM fournit a I’instar du systéme de
positionnement par satellites (GPS) [EM99] une estimation de localisation.

Pour I’évaluation de LGM nous avons utilisé les mesures de délai d’hdtes localisés & travers les Etats
Unis et I’Europe de I’Ouest. Les résultats montrent que LGM est plus performante en précision que les
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précédentes techniques de localisation géographique, basées sur des mesures. Ainsi I’erreur médiane de
distance obtenue est inférieure a25 km pour I’ensemble des hotes localisés en Europe de I’Ouest, et 100 km
pour ceux localisés aux Etats Unis. Nous avons remarqué que dans la plupart des cas, la zone de confiance
que LGM fournit est raisonnable, car assimilable a la superficie d’un petit pays comme la Belgique en
Europe ou un petit §tat comme le Maryland aux Etats Unis.

Ce papier est organisé comme suit. La section 2 dresse I’état de I’art du domaine et montre les contri-
butions que LGM a apportées. Dans la section 3 nous présentons la technique LGM et ses différentes
caractéristiques. La section 4 illustre les différents résultats obtenus en appliquant LGM. Enfin la section 5
conclut notre travail et présente quelques perspectives pour le long terme.

2 Technigues de localisation géographique

2.1 Etat de I'art

La RFC 1876 [DVGD96] propose d’ajouter des informations de localisation dans les noms DNS (Do-
maine Name Server). Cependant cette proposition ne fut pas largement adoptée, car les administrateurs
n’étaient pas trop motivés pour ajouter des enregistrements de localisation dans les bases de données DNS.
Padmanabhan et Subramanian [PS01] quant a eux ont développé trois techniques pour inférer la localisa-
tion géographique d’un hote. La premiere technique GeoTrack infere la localisation de I’h&te cible a partir
de son nom DNS ou bien celui de I’h6te le plus proche. Les noms DNS dans Internet contiennent parfois
certaines indications sur la localisation. Par exemple bcrl-so-2-0-0.Paris.cw.net indique un routeur localisé
a Paris. Toutefois I’estimation de localisation peut &tre imprécise car le dernier routeur reconnaissable qui
donne sa position comme estimation n’est pas forcement proche de la cible.

La deuxieme technique, GeoCluster, se base sur I’hypothese que tous les hotes qui se trouvent a I’ intérieur
d’un méme cluster sont co-localisés. Connaissant la localisation de quelques hotes qui s’y trouvent, grace a
une base de données contenant des associations d’adresses IP et leurs localisations, elle déduit la localisation
du cluster en entier. Son efficacité dépend de la véracité des informations se trouvant dans la base de données
utilisée. Ces informations étant fournies par les utilisateurs sont peu fiables.

La troisieme technique, GeoPing, est la plus proche de LGM, et exploite une possible corrélation entre
délai et distance géographique. L’hypothese de base de GeoPing est que des hdtes ayant un délai similaire
par rapport a d’autres hotes fixes (des serveurs sondes par exemple) tendent a &tre situés dans une méme
zone géographique. Ainsi, la localisation de I’h6te cible est assimilable & la position de I’hGte référence, qui
a la mesure de délai la plus similaire a I’h6te dont on veut déterminer sa localisation. Le nombre d’endroits
possibles, ou on peut localiser I’hGte cible, est alors limité au nombre d’hotes références, d’ou un espace
discret de réponses. Par conséquent, le nombre et le placement des hdtes références jouent un rdle important
dans la précision de I’estimation de localisation [ZFdRDO04]. L’amélioration de la technique GeoPing passe
par une augmentation du nombre d’hdotes références. Dans la section 4 nous comparons LGM & I’approche
DNS et & la technique GeoPing.

2.2 Contributions

LGM est la premiére technique dans le domaine de la localisation a utiliser la multilatération pour inférer

la position d’un hote. Ses principales contributions sont :

— LGM établit une relation dynamique entre les adresses IP et leur localisation géographique grace a des
mesures de délai faites périodiquement entre les hotes références.

— L’apport principal de la technique LGM est sa capacité a transformer les mesures de délai en distances
géographiques surestimées, utilisées par la multilatération. Ainsi, en utilisant la multilatération, nous
obtenons un espace continu d’endroits ou on peut localiser un hote contrairement aux autres techniques
de localisation basées sur des mesures de délai.

— LGM fournit également une zone de confiance pour chaque hote localisé offrant aux applications qui
I’utilisent la possibilité d’évaluer la précision de I’estimation par rapport a leurs exigences.
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FiG. 1. Exemple montrant la relation entre distance

géographique et délai FiG. 2: Exemple de zone d’estimation de la localisa-

tion d’un hote.

3 La Multilatération : idée générale

Soit un ensemble # = {H1,Hpy,...,Hk} de K hotes références. Connaissant les délais entre un hote cible
et ces hotes références, notre principal objectif est d’estimer les distances géographiques correspondantes.
En effet, le délai de bout en bout est la somme des délai de propagation et de transmission, et des délais
d’attente dans les files des routeurs.Au délai effectif mesuré s’ajoute donc un délai supplémentaire induit
par ces distorsions. Ainsi, I’estimation de distance fournie par LGM est appelée par définition distance
géographique surestimée, car étant la somme de la distance géographique réelle et de la distance induite par
les distorsions.

La Figure 1 illustre un exemple choisi parmi les résultats décrits dans la section 4. L’axe des abscisses
représente la distance géographique réelle et I’axe des ordonnées le délai mesuré entre un hote référence H;
et les autres hotes références restants. Supposons qu’il existe un chemin linéaire entre I’h&te référence H;
vers les autres hotes références restants et que les données sont contraintes a aucun autre facteur a part le
délai de propagation. On devrait avoir une droite de la forme y = mx+b ou b = 0 puisqu’il n’y a pas de
délai additionnel et m n’est rien d’autre que la vitesse de transmission des données dans le support physique.
La “droite théorique” illustrée dans la Figure 1 montre ce cas. Cependant dans la réalité ce chemin linéaire
existe rarement a cause des politiques de routage et des goulots d’étranglement. Ainsi pour modéliser la
relation entre délai et distance géographique, nous définissons une “droite optimale” pour chaque hote
référence H; comme la droite y = mjx + b;j qui est la plus proche, mais en dessous de tous les points
(x,y) et dont I’ordonnée & I’origine i.e. bj n’est pas négative. Ainsi [GZCF04] montre comment les droites
optimale et théorique sont construites. Chaque hdte référence utilise sa propre droite optimale pour convertir
le délai obtenu, entre I’hdte cible et lui, en distance géographique surestimée.

4 Resultats

Pour nos expériences, nous avons utilisé des hotes de RIPE [RIP] localisés en Europe Occidentale et de
NLANR [NLA] localisés aux Etats Unis. Chaque ensemble contient respectivement 42 et 95 hotes. Nous
construisons la matrice de délai de chaque ensemble qui contient le RTT minimum entre les hotes. Les hotes
références de chaque ensemble jouent atour de r6le I’hGte cible a localiser et les hotes références restants
tentent de le localiser.

La Figure 2 montre un exemple extrait @ partir de nos résultats obtenus et illustre la méthodologie de
LGM. Elle illustre I’ensemble des 94 cercles utilisés pour estimer la localisation d’un hote AMP situé a
Lawrence, en Kansas aux Etats Unis. La région grise illustrée dans dans la figure 2 représente la zone
d’intersection ® de ces cercles. Le polygone approximant cette région ® (voir [GZCF04]) est la zone
de confiance que LGM associe a chaque estimation de localisation et son centre le point d’estimation de
I’hote cible. Apres avoir trouvé la position d’estimation de chaque héte cible, nous avons calcul€é I’erreur
de distance qui représente la différence entre la position estimée et la position réelle de I’hote cible T.
Nous avons comparé nos résultats avec ceux obtenus par une méthode basée sur les noms DNS (voir le
projet SarangWorld Traceroute [Sar]) et par GeoPing qui utilise un espace discret de réponses [PS01]. La
Figure 3 montre la fonction de probabilité cumulative de I’erreur de distance obtenue en utilisant LGM, la
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Probabilité cumulative
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(a) Hotes situés aux Etats Unis. (b) Hote situés en Europe de I’ Ouest.
FiG. 3: Erreur de distance de LGM, de la méthode DNS et de GeoPing.

méthode basée sur le DNS et GeoPing. LGM dépasse en précision et la méthode basée sur le DNS et la
technique GeoPing. Ainsi, I’erreur médiane de distance obtenue pour les hdtes références localisés aux E.U
est inférieure @ 100 km tandis que pour I’Europe Occidentale elle est inférieure a 25 km. Alors que pour la
technique GeoPing cette erreur est de 150 km pour les E.U et 100 km pour I’Europe Occidentale.

5 Conclusion

Cet article montre une comparaison des différentes techniques de localisation. Les résultats obtenus illus-
trent que LGM est plus performante que les précédentes techniques de localisation géographique. LGM
montre que la transformation des mesures de délai en distance géographique surestimée est possible. Trans-
former les mesures de délai en distance géographique surestimée avec précision est un challenge en raison
de beaucoup de particularités inhérentes a I’utilisation d’Internet. La localisation a partir ou vers des hotes
situés un peu partout dans I’Internet, par exemple PlanetLab [pla], est envisagé pour nos travaux a long
terme. De méme que I’utilisation d’une base de données, ou on enregistre les couples IP-Localisation des
hotes déja localisés, afin d’éviter des mesures répétitives.
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Recently, a first step towards a highly distributed IP-level topology discovery tool has been made with the introduction
of the Doubletree algorithm. Doubletree is an efficient cooperative algorithm that allows the discovery of a large portion
of nodes and links in the network while strongly reducing probing redundancy on nodes and destinations as well as the
amount of probes sent. In this paper, we propose to reduce more strongly the load on destinations and, more essentially,
the communication cost required for the cooperation by introducing a probing stop rule based on CIDR address prefixes.

Keywords: metrology, topology, traceroute, scalability, prefix

1 Introduction

This is a time when highly distributed applications are in full expansion. Among others, we can cite
SETI@home [ACK™02] (probably the first one and the most famous) and FOLDING @ home [LSSP02].

The network measurement community is not an exception to this fashion. Some measurement tools
have already been released as daemons or screen savers. For instance, recently, we saw the introduction of
NETI@home [SR04], an application collecting network performance statistics from end-systems.

Tools allowing for topology discovery at the IP level, based on traceroute [Jac89], are becoming more dis-
tributed. There is a number of well known systems, such as skitter [HPMCO02], Ripe NCC TTM [GGK™01]
or NLANR AMP [MBBO00]. However, the need to increase the number of traceroute sources (the monitors)
in order to obtain more complete topology measurement is felt [CM, LBCXO03].

The idea of placing a tracerouting tool inside a screen saver, an idea first suggested by Jorg Nonnenmacher
as reported by Cheswick et al. in [CBB0O] should allow one to quickly obtain a structure of a considerable
size. A publicly downloadable measurement tool, DIMES [Y. ct], has been released in September 2004.

Such a large structure has, however, inherent scaling problems. For example, if all the monitors trace
towards the same destination, it could easily appear as a distributed denial of service (DDoS) attack. Fur-
thermore, such a system must avoid consuming undue network resources. However, before the development
of the Doubletree algorithm, little consideration had been given to how to perform large-scale topology dis-
covery efficiently and in a network-friendly manner.

Doubletree [DRFCO05] is based on the tree-like structure of routes in the internet. Routes leading out
from a monitor towards multiple destinations form a tree-like structure rooted at the monitor. Similarly,
routes converging towards a destination from a set of monitors form also a tree-like structure, but rooted at
the destination.

Doubletree acts to avoid retracing the same routes through these structures. A monitor that applies
Doubletree probes hop by hop so long as it encounters previously unknown interfaces. However, once
it encounters a known interface, it stops, assuming it has touched an already known part of the tree, and
the rest of the path to the root is also known. Backwards and forwards probing are thus used. These two
probing schemes make use of stop sets. The first one, used during backwards probing and called the local
stop set, consists of all interfaces already seen by that monitor. Forwards probing uses the global stop set
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of (interface,destination) pairs accumulated from all monitors. This global stop set is shared amongst all
the monitors, in order to keep track of what was already discovered. A monitor that implements Doubletree
starts probing for a destination at some number of hops /4 from itself. It first probes forwards from # and
then, backwards from 4 — 1. The initial value 4 is computed based on a probability p of hitting a destination
with the first probe sent 4 hops towards that destination. For a range of p values, Doubletree is able to reduce
measurement load by approximately 70% while maintaining interface and link coverage above 90%.

One issue impeding a large-scale deployment of Doubletree is the communication overhead required by
sharing the global stop set amongst monitors. For instance, tracing from only 24 monitors towards just
50,000 destinations with p = 0.05 will require roughly 20 megabytes [DFC05] for an uncompressed global
stop set. This could lead to unacceptable scalability problems when increasing both number of monitors
and number of destinations. To reduce the global stop set size, we investigate a lossy compression method:
the Bloom filters [Blo70]. We found that using Bloom filters allows to reduce the size by a factor of 17.3
with very little loss in node and link coverage.

In this paper, we propose to replace a stopping rule based on destination addresses with a stopping rule
based on the CIDR address prefixes [FLY V93] of destinations. The idea is to aggregate the destinations set
into subnetworks, i.e. we filter each destination address and associate them to a subnetwork with the use of
the CIDR address prefixes. Each monitor will probe all the destinations in each subnetwork. In addition to
that, the global stop set will contain (interface,destination_prefix) pairs.

The rest of the paper is organized as follow: in Sec. 2, we present our methodology and our results and
we conclude in Sec. 3.

2 Doubletree with CIDR
2.1 Methodology

Skitter data from the beginning of August 2004 serves as the basis of our work. This data set is composed
of traceroutes gathered from 24 monitors scattered around the world. All the monitors share a common
destination list of 971,080 IPv4 addresses. Each destination is probed in turn by each monitor. To cycle
through the destination list, it takes usually three days. For our studies, in order to reduce computing time
and hard disk space to a manageable level, we decided to work on a limited destination subset of 50,000
items randomly chosen amongst the whole set.

We conduct simulations based on the skitter data, applying Doubletree, as described in [DRFCO05]. A
single experiment uses traceroutes from all 24 monitors to a common set of 50,000 destinations chosen at
random. Each data point represents the average value over fifteen runs of the experiment, each run using
a different set of 50,000 destinations. No destination is used more than once over the fifteen runs. We
determine 95% confidence intervals for the mean based, since the sample size is relatively small, on the
Student ¢ distribution. These intervals are typically, though not in all cases, too tight to appear on the plots.

We use p = 0.05, which is a value that belongs to the range of p values that our previous work identi-
fied as providing a good compromise between coverage accuracy and redundancy reduction. We test all
prefixes length from /8 to /24, as well as lengths /28 and /32 (i.e. full IPv4 addresses). Each monitor
probes each destination and records in the global stop set (interface,destination prefix) pairs instead of
(interface, destination) pairs. Compared to classic Doubletree, we only change the global stop set stop rule.
Each result considered is compared, in Sec. 2.2, with classic Doubletree.

2.2 Results

Fig. 1 shows the main performance metric for a probing system: its coverage of the nodes and links in
the network. It illustrates how the nodes and links coverage vary in function of the prefix length. A value of
1.0 (not shown here) would mean that application of Doubletree with the given prefix length had discovered
exactly the same set of nodes and links as skitter. As already pointed out in our previous work, the use of
Doubletree implies a small accuracy loss in the link and node coverage compared to skitter.

The lowest level of performance is reached for the /8 prefix. In our data set, on average, there are thirteen
/8 subnetworks. As these subnetworks are quite large, monitors are stopped early in their probing. The loss
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of accuracy, however, is not so dramatic. The link coverage is 0,742 instead of 0,823 and node coverage
is 0,897 instead of 0,924. We believe that the coverage level is still high due to the way exploration is
performed by the first monitor to probe the network. Indeed, this first monitor uses an empty stop set (by
definition of Doubletree) and is thus never stopped in its exploration. We further note that performance
improves with prefix length until reaching nearly the same accuracy as classic Doubletree with /24 prefixes.

We believe that the loss of accuracy, compared to classic Doubletree, is essentially located within the
subnetworks containing destinations but also inside the core of the network, where duplicated links (and
the associated nodes) are missed due to the prefix based stopping rule. Typically, probes reach a very few
number of destinations in each subnetwork but, in general, they are stopped at the ingress routers. We miss
thus essentially the vast majority of destinations located in a given subnetwork. However more nodes and
links may be missed if the network structure of the subnetwork is more complex, i.e. the subnetwork is not
only composed of an ingress router that connects destinations with the rest of the network.

Fig. 2 shows the number of pairs recorded in the global stop set (in log-scale) as of a function of CIDR
block prefixes. We can see that there is a strong reduction for low prefixes. For instance, if we consider
a /8 prefix, the global stop set will only contain, in average, 302,854 keys. As each key is recorded as a
64 bit value, it corresponds to a stop set of around 2.31MB. Compared to the classic Doubletree, there is a
compression factor of 8.9.

In addition to the mechanism presented in this paper, we could also implement the global stop set as a
Bloom filter without losing much coverage accuracy [DFCOS, Sec. 3]. Table 1 compared the global stop set
implemented as a set of pairs and as a Bloom filter. It also compares classic Doubletree with the mechanism
presented in this paper. We see that coupling the prefix based stop rule with a Bloom filter implementation
of the global stop set introduces a very strong reduction in the global stop set size. For instance, using a /8
prefix stop rule gives, compared to classic Doubletree, a compression factor of 57.1.
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3 Conclusion

In this paper, we present an improvement to the Doubletree probing algorithm. By using stop rules
based on address prefixes, we show that we are able to strongly reduce communication between monitors
while maintaining an acceptable level of coverage accuracy. Further, if we use this simple mechanism
with a global stop set implemented as a Bloom filter, we still reduce the global stop set size to very low

proportions.

The next prudent step for future work would be to test the algorithms that we describe here on an in-
frastructure of intermediate size, on the order of hundreds of monitors. We have developed a tool called
traceroute @home that we plan to deploy in this manner.
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Dans cet article, nous choisissons un algorithme d’organisation de réseaux sans fil multi-saut, dit de clusterisation, et
nous montrons que cet algorithme est auto-stabilisant. Nous proposons également certaines améliorations pour réduire
le temps de stabilisation.

Keywords: réseaux sans fil multi-saut, clusterisation, auto-organisation, auto-stabilisation, extensibilité, DAG

1 Introduction

Les réseaux sans-fil multi-sauts sont des réseaux radio mobiles sans aucune infrastructure fixe. Leur fonc-
tionnement est basé sur les principes d’auto-organisation et d’auto-stabilisation. Les protocoles actuels
proposés pour un contexte multi-sauts fonctionnent correctement sur des réseaux de taille moyenne mais
deviennent beaucoup trop cofiteux sur de grands réseaux. Un défi majeur actuellement dans ce domaine
concerne 1’élaboration de solutions qui “passent a 1’échelle”, i.e. qui fonctionnent correctement sur de
grands réseaux. Pour les protocoles de routage multi-sauts, une des solutions proposées pour tenter de
résoudre ce probleme de passage a I’échelle est d’organiser le réseau en regroupant géographiquement des
neeuds proches en clusters (on parle alors de clusterisation) et en utilisant des approches différentes au sein
des clusters et entre les clusters [KVCP97]. Dans la majorité des techniques de clusterisation proposées,
chaque nceud choisit localement un chef. Tous les nceuds ayant choisi le méme chef appartiennent au méme
cluster et le chef est appelé cluster-head. L’élection de ce chef peut se faire en se basant sur un critére
d’identité (p.ex. le plus petit identifiant), sur un critere de connexité (p.ex. le degré ou le diametre) ou sur
un critére mixte identité/connexité. La maintenance de ces clusters repose elle aussi sur des criteres fixes
comme un diameétre ou rayon fixe ou un nombre constant de nceuds par cluster. Cependant, ces solutions ne
sont pas adaptées aux grands réseaux puisque d’une part elles peuvent générer un nombre inutilement élevé
de clusters et que d’autre part une toute petite modification de la topologie (comme le mouvement d’un
nceud par exemple) peut conduire a de nouveaux calculs et reconstructions. Dans [MBF04], un nouveau
critere de densité est proposé. Les auteurs montrent que cette métrique permet de limiter les reconstructions
de clusters inutiles et se révele plus stable que d’autres métriques face a la mobilité des nceuds.

Dans tous ces travaux de clusterisation, les auteurs testent la stabilité et la robustesse de leur algorithme
face a la mobilité des nceuds par simulations, mais jamais selon une approche théorique. Dans cet article,
nous cherchons a étudier la robustesse des algorithmes de clusterisation avec une approche théorique. Pour
cela, nous partons de 1’algorithme proposé dans [MBF04] puisqu’il présente de bonnes propriétés de ro-
bustesse et nous montrons que, sous certaines hypotheses, I’algorithme est auto-stabilisant. Nous propo-
sons également I’ajout de certaines regles permettant d’améliorer la robustesse tout en conservant le ca-
ractere auto-stabilisant. Ces propriétés sont ensuite validées par simulations. Il faut noter que 1’algorithme
de [MBFO04] est un point de départ et que cette étude pourrait aussi étre appliquée a d’autres protocoles de
clusterisation.

fCes travaux sont soutenus par le FSN du ministére de la recherche via le projet FRAGILE de 1’ ACI Sécurité et Informatique.
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2 Quelques rappels

Etant donnée la limitation sur le nombre de pages, il n’est pas possible de décrire notre étude dans son
intégralité. Le lecteur intéressé par ce sujet peut se reporter a [MFGLTOS5]. Toutes les preuves des théoremes
et des lemmes suivants y sont décrites, ainsi que toutes les simulations réalisées. Dans cette section, nous
donnons les notations utilisées par la suite, nous décrivons brievement la métrique de densité choisie et la
formation des clusters basée sur cette métrique et nous rappelons quelques pré-requis pour 1’étude d’auto-
stabilisation.

Modeéle et hypothéses. Le systeme est modélisé par un ensemble de nceuds V. Chaque nceud p a un
identifiant unique et peut communiquer avec un sous-ensemble Np CV de noeuds défini par la portée du
signal radio de p ; Np est appelé le voisinage du nceud p, p ¢ Np. Nous supposons les liens de communication
bidirectionnels : g € Np ssi p € Ng. Définissons er) = Np et, pour i > 1, le i-voisinage de p N;) = N;)_l U
{r|(3qe N:D*I ,T € Ng) }. De plus, nous supposons que la répartition des nceuds est telle qu’il existe une
constante connue & telle que pour tout nceud p, [Np| < &. Ce contrdle de densité peut étre réalisé en ajustant
la portée de transmission des nceuds dans des zones trop peuplées.

La métrique de densité et formation des clusters. La notion de densité, introduite dans [MBF04]
tente de caractériser I’'importance « relative » d’un nceud dans son propre voisinage. Cette notion per-
met d’absorber de petits changements locaux de topologie, en considérant le rapport entre le nombre

de liens et le nombre de nceuds dans un voisinage. La densité d’un nceud p € V est la suivante : dp =
le=(v,w)eE tq. we{p}UNp

. A vENp|, Chaque nceud calcule localement sa valeur de densité et la diffuse périodique-
ment a ses voisins. S’il possede une densité plus forte que tous ses voisins, il s’élit chef, sinon, il élit comme
pere son voisin de plus forte densité. En cas d’égalité, le plus petit identifiant départage les ex @quo. Le
chef sera le nceud s’étant choisi comme son propre pere.

Auto-stabilisation Une description plus compléte de 1’étude de 1’auto-stabilisation d’un algorithme est
donnée dans [HT04]. Nous gardons les mémes hypotheses que dans [HT04], a savoir que nous disposons
d’une implantation de CSMA/CA, pour I’acces au médium radio, qui satisfait les points suivants : il existe
une constante T > 0 telle que la probabilité d’une transmission de trame sans collision est supérieure ou
égale a 1. Nous décrivons les algorithmes sous la forme de régles gardées : G — S représente une telle regle,
ou G est un prédicat sur les variables locales d’un neeud, S une affectation de ces mémes variables locales. Si
le prédicat G (la garde) est vrai, I’affectation S est exécutée, sinon elle est ignorée. L’exécution du systéme
consiste pour chaque nceud a évaluer répétitivement ses regles gardées. Nous supposons que chaque regle
activable est exécutée en un temps constant. Certaines variables des nceuds sont dites partagées. Suivant le
schéma présenté en [HTO04], les nceuds diffusent périodiquement les valeurs de leurs variables partagées.
Nous supposons également que le schéma de [HT04] est utilisé pour obtenir sur chaque nceud Np et N%.

3 Etude d’auto-stabilisation

3.1 Construction d'un DAG a hauteur constante

Dans I’algorithme choisi, comme dans tout algorithme utilisant 1’identifiant des nceuds comme critere de
décision finale, le pire cas se rencontre quand tous les nceuds ont la méme valeur de décision (comme le
degré ou la densité) et que les identifiants des nceuds sont uniques et mal distribués. L’algorithme peut
alors ne construire qu’un seul cluster dont le diametre est aussi grand que celui du réseau, le temps de
stabilisation dépendant de ce diametre. Pour pallier cet inconvénient, il peut s’avérer utile de donner aux
nceuds d’autres identifiants, choisis dans un espace de noms constant et plus petit, de facon a ce que les
identifiants soient localement uniques. Un DAG (Directed Acyclic Graph) peut alors étre construit a partir
de ces nouveaux noms en orientant les arétes entre les voisins du plus grand identifiant vers le plus petit.
Notre construction de DAG est basée sur la technique aléatoire décrite dans [HT04], mais utilise un espace
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de noms beaucoup plus petit y (Jy| = 3° dans [HTO4], tandis que 5 ou méme & est suffisant dans notre

cas). Soit Idp une variable partagée appartenant au domaine Y, correspondant au hom du nceud p dans le

DAG. Soit Cidsp = {[]ldq | g € Np}, une variable pour déterminer le nom des nceuds voisins, ol [ ]ldq

réfere a la copie en cache de la variable partagée Idq sur le nceud p. Supposons que random(S) choisit

avec une probabilité uniforme un élément de S. Le nceud p utilise la fonction suivante pour calculer Idy, :
Id si []ldp & Cids

newld(ldp) = { Elndgm(y\ Cidsp) singn ¥ ’

L’ algorithme de construction d’un DAG a hauteur constante est le suivant : N1 : true — Idp:=newld(ldp).

Theoréme 1. L’algorithme N1 stabilise avec probabilité 1 en un temps constant vers un DAG de hauteur
inférieure ou égale a |y| + 1.

Un compromis est a faire pour déterminer le parametre y : plus la valeur de |y| est grande, plus le temps de
convergence de N1 est faible mais plus la hauteur du DAG est importante. Une hauteur de DAG importante
augmente le temps de stabilisation des régles R1 et R2 (cf. Section 3.2).

3.2 Formation de clusters suivant la densité

Chaque nceud p maintient deux variables partagées : dp et #(p) ol dp est la densité du nceud p et H(p)
son cluster-head. Nous définissons < tel que p < g si et seulement si dp < dq ou (dp = dg) A (Idq < Idp).
max~ représente la valeur du maximum de <. Quand un nceud p calcule < ou max, il utilise les valeurs
de cache de son voisinage ([ Jldp = Idp et [ ]dp =dp).

Nous définissons maintenant la fonction d’élection du cluster-head :

ifvge Np,g=<p

_ Idp
clusterHead = H(max~{q e Np}) sinon

R1: true — dp:=density
R2: true — H(p):= clusterHead

Lemme 1. Partant de n’importe quelle configuration initiale, chaque nceud p a une valeur de densité
correcte dp en un temps borné constant.

L’algorithme s’exécute comme suit :

Lemme 2. Partant de n’importe quelle configuration initiale, chaque nceud p a une valeur correcte pour
H(p) en un temps borné constant.

Remarque : Nous sommes également en train d’établir une borne supérieure sur le temps de convergence
de I’algorithme.

3.3 Améliorer la stabilité

Afin d’améliorer la stabilité de notre algorithme, nous introduisons des regles de décision supplémentaires
lors de I’élection du cluster-head. Premierement, lorsque deux nceuds U et vV sont en compétition pour devenir
le pere d’un troisieme nceud W, I’élu sera prioritairement celui choisi précédemment par W (s’il existe),
et sinon celui ayant le plus faible identifiant de DAG (comme défini dans la Section 3). Cette nouvelle
regle préserve la structure de notre preuve de stabilisation, puisqu’il suffit de définir < comme p < ( si et
seulementsi (dp < dq) ou (dp = dg) A (F(a) = 1dg) A (#(p) # Idp) ou (dp = dg) A (#(p) # Idp) A (#(0) #
Idg) A (Idg < 1dp). De plus, la hauteur du nouveau DAG est similaire 4 celle de I’ancien. Deuxiémement,
si un nceud p est 1-voisin de deux cluster-heads différents U et v (qui ne sont donc pas voisins), il initie une
fusion entre les clusters de U et V : si p a choisi V comme cluster-head, cela signifie que U < v et donc v
reste cluster-head contrairement a u. Cela assure que (i) un cluster-head n’est pas trop excentré dans son
propre cluster, (ii) un cluster a un diamétre supérieur ou égal a 2, et (iii) que deux cluster-heads sont distants
d’au moins trois sauts. Encore une fois, ces régles préservent notre preuve de stabilisation puisqu’il suffit
d’utiliser la fonction alternative :

Idp si (Vg€ Np,q < p)A(YgeNF|#H(q) =1dg = g < p)

clusterHead = { H(max~{geNp}) sinon



48/126 N. Mitton!, E. Fleury!, I. Guérin-Lassous' et S. Tixeuil?

4 Simulations

D’apres ’hypothese réalisée sur I’accés au médium radio, nous pouvons dire que chaque nceud est en
mesure de diffuser localement une trame et d’en recevoir une de chacun de ses voisins en un temps borné
A(T), appelé une étape. Aprés une étape, chaque nceud connait ses 1-voisins. Apres deux étapes, il connait
ses 2-voisins et peut calculer sa valeur de densité et apres trois étapes, il connait son pere. Le nombre
d’étapes nécessaires a un nceud pour connaitre 1’identité de son cluster-head dépend directement de la
distance qui I’en sépare et est borné par la profondeur de 1’arbre. Pour la construction du DAG et I’ attribution
des noms des noceuds, chaque nceud se choisit aléatoirement un nom entre O et 3.1 compare alors ce nom a
celui de ses voisins. Si deux voisins ont le méme nom, le nceud dont I’identifiant “normal” est le plus petit
se choisit un autre nom et ainsi de suite jusqu’a ce qu’il n’existe aucune paire de nceuds voisins portant le
méme nom.

Afin d’évaluer les performances de 1’algorithme et d’estimer 1’apport de 1’introduction d’un DAG, nous
avons réalisé des simulations ol les nceuds sont soit déployés aléatoirement suivant un processus de Pois-
son dans un carré 1 x 1 avec plusieurs valeurs de portée de transmission R et d’intensité du processus A
soit disposés sur une grille. Chaque statistique est la moyenne sur 1000 simulations. Nous pouvons d’abord
noter que construire un DAG n’est pas cofiteux, puisque cela prend en moyenne deux étapes. Nous avons
ensuite évalué le nombre de cluster-heads par unité de surface, la hauteur de ’arbre de clusterisation et
I’excentricité du cluster-head dans son cluster en nombre de sauts. Pour le déploiement aléatoire, I’excen-
tricité moyenne d’un cluster-head et la hauteur de I’arbre varient peu en fonction de la portée radio, donc
un neeud connait I’identité de son cluster-head en un temps faible et constant. Dans ce cas, I’utilisation
d’un DAG n’est d’aucune aide car les valeurs de densité étant uniformément réparties et rarement égales,
I’identifiant du nceud est rarement utilisé pour sélectionner le pere. Dans le cas de la distribution sur une
grille, les identifiants sont choisis croissant de la gauche vers la droite et du bas vers le haut. Tous les noeuds
intérieurs ont alors la méme densité et le choix du pere se fait en fonction de I’identifiant. Dans un pareil
cas, la construction du DAG est utile (cf Tab 1) car elle permet de réduire drastiquement le nombre d’étapes
nécessaires avant la stabilisation (puisqu’elle réduit la hauteur des arbres de clusterisation).

R=0.05 R=10.08 R=0.1
Avec DAG | Sans DAG | Avec DAG | Sans DAG | Avec DAG | Sans DAG
# clusters 52.8 1.0 29.3 1.0 18.5 1.0
excentricité 34 29.1 4.1 19.1 3.6 6.5
hauteur d’arbre 3.7 83.4 4.7 100.5 4.5 32.1

TAB. 1: Caractéristiques des clusters dans une grille.

Pour tester les reégles introduites en Section 3.3, nous avons réalisé des simulations ou les noceuds bougent
aléatoirement a des vitesses aléatoires. Nous avons calculé le pourcentage de cluster-heads restant cluster-
heads apres chaque série de mouvement. Pour une mobilité de nceud entre 0 et 1.6m/s (piétons), ce pour-
centage est d’environ 82% avec nos regles supplémentaires contre 78% sans. Pour une mobilité de nceud
entre 0 et 10m/s (voitures), ce pourcentage est de 31% avec les nouvelles régles contre 25% sans.
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OLSR est un protocole de routage pour réseaux ad-hoc. Il introduit le concept de Multi-Point Relais (MPR) pour
minimiser le trafic de contrdle et limiter les effets de bords de la diffusion dans un tel réseau. Nous nous intéressons ici
aux performances de la sélection de ces MPR. Nous en analysons le nombre et la répartition spatiale.
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1 Introduction

De nos jours, de nombreuses technologies pour les réseaux sans fils apparaissent, telles 802.11%, hiperlan
ou bluetooth?. Avec elles, de nouvelles possibilités ont émergé comme de permettre aux entités du réseau de
communiquer sans infrastructure physique. Deux nceuds n’étant pas a portée radio I’'un de I’autre utilisent
alors des noeuds intermédiaires pour relayer leurs données. Ceci suppose I’utilisation d’un protocole de
routage permettant & un noeud de trouver une route valide vers n’importe quelle destination. Du fait des
caracteres intrinseéques de tels réseaux ol les nceuds peuvent a tout moment disparaitre ou se déplacer,
les protocoles de routage classiques du monde filaire ne sont pas adaptés. Les algorithmes doivent étre
adaptatifs tout en limitant les échanges colteux en énergie. OLSR |1], protocole récemment standardisé
du groupe MANET® de I"'TETF est un protocole de routage pro-actif pour réseaux ad-hoc i.e. il maintient
en permanence une vue de la topologie du réseau sur chaque nceud lui permettant de calculer une route
disponible a tout moment vers n’importe quelle entité. 11 introduit le concept de Multi-Point Relais (MPR)
afin de minimiser le trafic de contr6le et limiter les messages redondants lors d’une diffusion & tous les
nceeuds du réseau. Chaque nceud sélectionne ses MPR parmi les nceuds de son voisinage de telle sorte
qu’ils couvrent I'intégralité de son 2-voisinage. Les informations sur la topologie du réseau sont émises
uniquement par les MPR réduisant ainsi le trafic de contrdle sur le réseau. De plus, seuls les MPR sont
autorisés a retransmettre les paquets de diffusion, limitant ainsi le nombre d’émetteurs.

Dans cet article, nous nous intéressons a 1’algorithme de sélection de ces MPR (Section 2), en analysant
le nombre moyen de MPR sélectionnés ainsi que leur distribution spatiale (Section 3). La majeure partie
des travaux menés sur les performances d’OLSR s’attachent & 1’efficacité du protocole de routage en lui-
méme ou des différentes techniques de diffusion utilisant les MPR ([2, 5, 6, 4]). Peu d "articles ont étudié les
performances de la sélection des MPR. Une analyse sur la ligne est menée en [8], une large borne supérieure
du nombre de MPR sélectionnés dans un graphe unité est donnée dans [3]. Dans [7], les auteurs proposent et
analysent plusieurs variantes de 1’algorithme de sé€lection dans le but d’optimiser certaines quantités (bande
passante, recouvrement, etc.). Comme nous le montrerons, la majeure partie des MPR est sélectionnée
durant la premiére étape de 1’algorithme. Or, cette étape ne peut étre contournée puisqu’elle permet de
couvrir les nceuds isolés et doit étre exécutée en premier lieu afin de minimiser le nombre de MPR a
sélectionner. De ce fait, les résultats de tous ces algorithmes s’en trouvent assez similaires, particuliérement
en ce qui concerne le nombre de MPR par nceud.

¥ standards.ieee.org/getieee802/802.11 . html
* www.bluetooth.org/specifications.htm
§ hitp //'www.ietf.org/html.charters/manet-charter. html
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2 La sélection des MPR

Soit N(u) le voisinage d’un nceud u, i.e. ’'ensemble des nceuds & portée radio de u. On suppose les
liens radio bidirectionnels : si v € N(u) alors u € N(v). On note N2(u) le 2-voisinage du nceud u, i.e.
I’ensemble des nceuds voisins d’au moins un nceud de N(u) mais n’appartenant pas & N(u) : Na(u) =
{vtq.Iwe N@u)|ve Nw)\{u}U N(u)}. Pour v € N(u), soit d,} (v) le nombre de nceuds de N () appar-
tenant & N(v) : &} (v) = [N2(u) N N(v)|. Pour v € N2(u), soit d, (v) le nombre de nceuds de N(u) apparte-
nanta N(v) : d,, (v) = [N(u) N N(v)|. Chaque nceud u choisit ses MPR parmi N(u) de fagon & couvrir tous
les neeuds de N2(u). La sélection optimale des MPR est un probleme NP-complet ([6]). Nous décrivons
ici briégvement I’algorithme le plus fréquemment utilisé : le Simple Greedy MPR Heuristic (plus détaillé
dans [9]). 11 est composé de deux étapes. La premiére sélectionne les neeuds v € N(u) qui couvrent des
"neeuds isolés” de Nz (u). Un nceud w € Np(u) est dit isolé si d, (w) = 1 ¢’est a dire si il est couvert par un
unique point v de N{u). La deuxidéme étape sélectionne parmi les nceuds restants de N(u) ceux permettant
de couvrir le plus grand nombre de neeuds de Nz (u) non encore couverts. Ainsi, si MPR(u) est ensemble
des MPR sélectionnés par u, on a : U,eprpriy N(v) = {u} UN (1) UN2(u). On notera que la premiere étape
de I’algorithme est obligatoire si I’on souhaite couvrir tout le 2-voisinage, donc seule la seconde étape peut
&tre améliorée en vue d’une optimisation de la sélection.

3 Analyse

Nous nous intéressons aux propriétés des MPR d’un nceud particulier. Ce point sera le point situé &
origine du plan. Soit B(0,R) une boule de rayon R € IR** centrée en I’origine du plan. Nous distribuons
des points dans cette boule suivant un processus de Poisson d’intensité A > 0 et y ajoutons le point O &
Porigine. Soit d(u,v), la distance euclidienne entre u et v. Il existe un lien bidirectionnel entre u et v si et
seulement si d(u,v) < R. Nous utilisons les notations introduites dans la Section 2 pour définir le 1-voisinage
(resp. le 2-voisinage) de O : N (resp. N2). N est donc constitué des points du processus de Poisson situés
dans B(0,R). Nous notons A(r) I"aire intersection de deux boules B{x, R) et B(y,R) telles que d(x,y) = r et
A (u,R,r) I’aire couverte par la superposition de deux boules B(x, R) et B(y, u) telles que d(x,y) = r. Leurs
formules mathématiques ainsi que 1’ensemble des démonstrations des propositions qui suivent pourront étre
trouvées dans [9].

Dans la proposition suivante, nous considérons un point uniformément distribué dans B(0,R) (resp.
B(0,2R)\B(0,R)) et donnons certaines quantités associées. 11 correspondent & un point du processus choisi
arbitrairement dans B(0,R) (resp. B(0,2R)\B(0,R)).

Proposition 1. Soient u un point uniformément réparti dans B(O,R) et v un point uniformément réparti
dans B(0,2R)\B(0,R) :

_ _ dy (v
Bl ] =22 Bl 0)]=E B[ 0lven] = pietl
E[|N[] = AtR2 E[N]) = 3R (1= 2 2K exp{—DA(r) }rr)

Soit MPR; (u) ’ensemble des MPR de u sélectionnés lors de la premiere étape de "algorithme. Nous
donnons ici le nombre moyen de points isolés v : {v € Nz | d,, (v) = 1} (Proposition 2). Mais puisque celle
quantité ne nous donne qu’une borne supérieure sur le cardinal de MPR; nous donnons une borne inférieure
dans la Proposition 3. Nous nous intéressons également a la distribution spatiale des points MPR;. Pour un
point # € N 2 distance donnée de 1’origine, nous encadrons la probabilité que u € MPR; (Proposition 4).

Proposition 2. Soient v un point uniformément réparti dans B(0,2R)\B(0,R) et D I’ensemble des points v
tels que dy (v) =1,

P (da(v) = l) = %IRZRKA(r)exp{—KA(r)}rdr P (da(v) =ljve Nz) = %

2R
et E[D[]= 2nk2/R A(P)exp{—AA(r)}rdr
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(a) Ar=15 (h) Am =45
F1G. 1: Sélection des MPR avec AT = 15 et A = 45.

Proposition 3. Soit u un point uniformément réparti dans B(O,R).

R pR+r
E[|MPR1|] > 2AnP (d (1) > ())/0 /R f(x,n,R) x exp{—A (27R*—A (R, x,R)) }rdxdr

A d
R) =— =—A1(x,r,R) —2m A (A1 (x,r,R) — 7
avee (57 R) = g | AR 27 exp {41 (5 8) — 7))

De plus, puisqu’il existe au moins un point isolé par point de MPR1, le nombre movyen de points isolés
donne une borne supérieure : E[|MPR1|] <E[|D|].

Proposition 4. Soit u un point tel que d(0,u) = r,r < R. Nous distribuons en plus de ces deux poinis un
processus de Poisson de parametre X dans B(0,2R).

P(u € MPRy) > (1 —exp{—MmR? —A(r))}) x RR+rf(v, 7,R)exp {—A(2nR* — A1(R,v,R))}dv

P(ue MPR)) < 1 — (1 —exp{—?x@})h

4 Résultats numériques et simulations

Comme dans les sections précédentes, les nceuds du réseau sont distribués dans B(0,2R) suivant un
processus de Poisson d’intensité A > 0. Nous fixons R = 1 et ajoutons un point en 0. Nous étudions alors
pour ce point le nombre de MPR moyen sélectionnés a chaque €lape. La Figure 1 représente des échantillons
du modele pour différentes valeurs de A%, A% étant le degré moyen des nceuds du réseau. Sur ces ligures,
les points du cercle central représentent I’ensemble N, les points plus gros étant les MPR;. Les points en
dehors du cercle sont les points de N> : en noir ceux couverts par les MPR;, en blanc ceux couverts lors de
la deuxieme étape. Nous remarquerons que dans tous les cas, quasiment I’intégralité de N, est couverte par
les points de MPR;. En effet, un nombre appréciable de points isolés donnent naissance a un certain nombre
de points MPR;. Ces derniers semblent étre distribués régulierement et prés de la frontiére de B(0,R), ce
qui confirme les résultats de la Proposition 4. C’est pourquoi les points de MPR; couvrent une large partie
de N». La Figure 2(a) donne le nombre moyen de MPR et MPR; obtenus par simulation. Nous observons
que pres de 75% des MPR sont dans MPR|, ce qui confirme que les MPR; couvrent la quasi totalité¢ du
2-voisinage. Elle montre aussi que la borne inférieure est trés prés des résultats obtenus par simulation.
L’encadrement de la probabilité pour un point u# d’appartenir & MPR; (Proposition 4), nous permet de
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(a) Comparaison de la taille moyenne de MPR; et du (b) Bornes supérieure et inférieure de la
nombre total de MPR obtenue par simulation et com- probabilité que « € MPR; en fonction
paraison avec les bornes analytiques (le tout fonction de d(0, «).

de Am).

FI1G. 2: Nombre moyen de MPR et leur distribution spatiale.

montrer que les points de MPR; se trouvent trés prés de la frontieére de B(0,R). Ce phénoméne est illustré
Figure 2(b) pour d(0,x) variant de 0.2 4 0.999 et pour A = 15. Cette tendance s’affirme lorsque 1’intensité
du processus croit. Lors d’une diffusion de messages a tout le réseau, une partie de la redondance regue par
les nceuds est li€e a la surface des intersections des zones de portée des MPR. Puisque la distance entre un
point et ses MPR est élevée, ces aires d’intersection sont minimales de méme que la redondance induite.

5 Conclusion

Nous avons proposé une analyse de 1’algorithme de sélection des MPR dans OLSR, montrant que pres
de 75% d’entre eux étaient sélectionnés lors de la premiére étape de I’algorithme. Cette étape étant indis-
pensable et incompressible, toutes les variantes visant a améliorer 1”algorithme ménent a des performances
similaires. Mais cette propriété souléve un probléme de robustesse : si on considére un nceud # dont un
MPR disparait, il y a 75% de chances que ce MPR permettait d’atteindre un neeud isolé qui ne sera donc
plus atteint par #. Nous avons également mis en évidence le fait que ces MPR étaient situés a la limite des
portées radio, limitant ainsi le recouvrement des surfaces couvertes par chacun de ces nceuds. Ces résultats
ont été présentés pour un modele particulier, en utilisant un processus de Poisson. Nous espérons pouvoir
analyser d’autres modeles et les comparer.
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Les eseaux ad hoc tirent parti de la collaboration des nceuds pour achatemanformations. Si de nombreuses
approches ont vu le jour, la pra@shatique du routage demeure un point crucial. Deux approchegtaehént :
une premére esidant dans une visioa plat du réseau et une seconde, pléente, @ le routage repose sur une
auto-organisation duéseau. Il s’agit de fournir une solution d’organisation afin de tireti pkas proprétes struc-
turelles et d’ardliorer des services tels que le routage. Les performances obterntemtdressantes bien que les
auto-organisationsgduisent le nombre de liens radio effectivement @disNous proposons donc ici de quantifier les
changements, en terme de bande passante disponible, enbseamirplat et un &seau structér

Keywords: réseaux ad hoc, auto-organisation, routage, capaiptimisation, simulation

1 Introduction et motivations

Les eseaux ad hoc sont desseaux radio multi-sautsichaque mobile collabokela vie du eseau afin
de permettre I'acheminement d’'information [1]. Le prédle clef est alors la conception d'un protocole
de routage distribe1 Classiquement, les protocoles de routage ont une vésjiat : tous les nceuds sont
indifférencés et participent activemeat'acheminement des paquets, sans tenir compte de la lature
héterogeréitée d’'un tel Eseau. Dans OLSR [2], chaque nceud envoie des paquets degiepddns tout le
réseau afin de construire proactivement des routes optinidesombreux travaux se sont alors fooadis
sur la notion d’auto-organisation desseaux ad hoc [3, 4, 5]. Parmi les travaux sur I'auto-orgeiais,
nous avons introduit dans [4] la notion de topologie viligbndee sur la construction d’'un ensemble do-
minant connexe mdisant une dorsalé, partir de laquelle nous proposons laation de zones de services
(cluste). L' évaluation du comportement d’une telle topologie virteetiontrant de bonnes progiés de
stabilite et de persistance dans le temps, nous avons @R, une solution de routage kassur cette
auto-organisation [5]. En dehors de la paéialuation de performances (longueur moyenne des routes,
taux de livraison de paquets, etc.), il est importar@takiier I'impact des solutions d’organisation sur le
trafic que peugcouler le eseau ad hoc en terme de capacin effet, les solutions d’auto-organisation
permettent de simplifier la topologie deseau enéduisant le nombre de liens radio u#ss

La prochaine section introduira quelques hygsis de travail et les notations ulés par la suite. La
section 3 @étaillera la moélisation de lémission d’un paquet. Evaluation de la capaéitsera donee dans
la section 4. Nous conclurons alors ce travail en donnartjgas perspectives dans la section 5.

2 Hypothéses et modélisation du trafic

Pour la moélisation du partage de la ressource radio entre les nceowls ferons les hypolises sui-
vantes sur le comportement diedium radio et le routage dans kEseau :

1. Couche MAC i@ale et canal radio parfait, i.e. canal sans erreur.

2. Communicatiorunicastbidirectionnelle : un flux du nceudau nceuds gérere un trafic d’acquitte-
ment identiqueéx un facteunr pres dev au, et emgche les voisins de etv d’acceéder au radium.

3. Une regeéte (f,) suru — v gérere une gponse sur la route inverse- u, d'intensié B f,y.
4. Trafic de confile émis erbroadcasemgchant tous les 2-voisins de la sourcéerdettre ou recevoir.



54/126

Heng Rivano, Fabrice Theoleyre, Fabrice Valois

FIG. 1: 2-Voisinage cené sur le noeud C

Notations On noteBP la bande passante radio disponible, i.e. le volume maximeitnedic pouvanétre
écouk sur le canal. Pour chaque connexpdans le éseau, on noté(p) son cbit.
Soitu un nceud dué@seau. On not& (u) le trafic totalémis pam : T (u) = Y yery) T (U, V) +Te(u) ou
— I'%(u) est le k-voisinage de, i.e. I'ensemble des nceudlsnoins dek sauts dei. On notel (u) = I'(u).
— T(u,v) est le traficunicastdeu versv. Celui ci est compdsdes
— paquets de dor@es transmis le long des chemins passantwa), 3 5wy f(p),
— paquets deaponse pour les doges envoges sur les chemins passant pau), 3 ,su Bf(p),
— acquittements des paquets erd®gur 'arc(v, u), o (¥ pswu) f(P) + 3 psuy) BF(P))
— T¢(u) est le trafic de condle et maintenance de topologie enggaru & ses voisins en modeoadcast
— A¥(u) est le nombre de k-voisins, i.fk(u)|. On note A(u) = Al(u).

3 Modélisation de I'acces concurrent au médium radio

Nous souhaitongvaluer la capaditdu €seau en terme de quaétide trafic @nere. Pour cela, nous
exprimons des ensembles de contraintes s’exerecantcapdaié disponible aux communications passant
par le voisinage d'un nceutiquelconque (cf. figure 1). Le premier ensemble sous-estatte capact,
tandis que le deurime est un cas “i&hl”.

A partir de ces contraintes locales, on obtient un prograriméaire donnant, selon I'ensemble uiljs
une borne sugrieure ou inérieurea la capac# globale du&seau.

Borne inférieure Le partage de la bande passante radio petsous-estifnde la fagon suivante :

Ve, Yu € M(c), T(u) < ABT(Pc) )
YU WETW/fe) Tuy) s BT = A(Tju_) STV < A(Tugu—l @)

Localement, la bande passante &gtiitablementépartie entre tous les nceuds en situation potentielle de
brouillage : le centre et ses 2-voisins quandéiteettent du trafic. Toutes les communications sont sup-
poses envoges de facon&guentielle. La deurime contrainte exprime tout d’abord qu’un nceud ne peut
pas envoyer vers un voiswmplus que le trafic moyen vers tous les 1-voisins, i.e. la baadsante est
équitablementépartie. De plus, le trafic global qu'un nceud enveest compos du trafic de donees
versv et d'une partie du trafic de colte, équitablementéparti entre tous les 1-voisins. Un trafic sur une
aréte bloquant toutes les&es du 2-voisinage, le trafic deoadcastsuit la meme moélisation pour les
interféerences que le trafimicast

Borne Supérieure Nous consiérons un modle optimiste deépartition de la bande passante ferslir
I'hypothése (1) de couche MAC &le : il suppose, entre autre, que deux nceuds en conteetimmient
jamais d’acéder simultaBment au canal, et que la bande passante eseatilie facon optimale. Le canal
radio se comporte comme une eatiientrali€e qui donnerait une portic@yuitable de la bande passaate
chaque nceud. Il est important de noter que plusieurs nceugtlsmtecommuniquer simult&ment, ce qui
est liéa la notion de stable dans un graphe [6].



55/126

Capacit des éseaux ad hoc

La slection des communications ayant @s@u nédium se fait en les traitant dans un ordreaabire
équiprobable. La communication (u,v) eslectionrée si elle n'est pas bloge par une communication
précedemment@&lectionrée, i.e. aucune autre communication dont une degmitfrs est voisine de u ou v
n'a et £lectionree auparavant.

Cet algorithme grere des ensembles de communications, maximaux pour Kieclupouvant €tablir
sans brouillageé&ciproque. Si on not& le graphe des communications dans la zone de contention d’'un
nceudc (I2(c)), ces ensembles sont donc des stables maximaux du graplie (G)) T *. Enfin, si on
noteT (1) la bande passante allee au stablé, la bande passante disponible powst :

TO<BP-3T0)- 3 T 3
uel (c

Il n’est toutefois pas souhaitable d’avoir une rabisiation qui utilise explicitement une variable par stabl
il en existe un nombre exponentiel. Notons qu¢) est proportionneh la probabilié P(1), probabilie que
le stablel soit £lectionre par le canal. P(l) &tant calculable g& partir de la connaissance de tous les
stables, le calcul de P(l) est alors exponentiel. Nous mop® de construire une estimation de P(l)grot
freq(l), telle quefreq(l) est obtenue statistiquemenpartir d'un nombre significatif de tiragesatoires
d'ordre de communications. Ainsili(I) = freq(l) - (BP—T(c) — S yer(c) Te(u)).

La bande passante du liém v) est la somme des bandes passantes@ioaux stables contendutv) :

T(u,v) < z T(I)g(BP—T(c)— Z Tc(x)>~ Z freq(l) 4
15(u,v) xel (c) 15(u,v)

Y15y freq(l) étant exactement la probab@ligue la communicatiofu, v) soit £lectionrée par le canal :

T(uv) < (BP—T(C)— z Tc(x)>-freq(u,v) (5)
xel (c)

Ou freq(u,v) est I'estimation statistique d&(u,v), probabilié que le lienu,v) soit £lectionré.

Il est recessaire de prendre en compte, en sus, le trafic debmnétessaire aux défents protocoles
de routage. Lorsqu’un voisin deémet un paquet de cobte, c ne peut pagmettre simulta@ment (@ja
traduit dans lequation 5). Enfin, les 2-voisins a@e dans leur proportion de temps de paro&partissent
leur trafic de confile et de don@es. Ainsi nous avons la contrainte sugpentaire :

Yw e I4(c), ( > T(W,u)> +Te(w) < (BP—T(C)— > Tc(x)>- Y freqw.y) (6)
uel (c) xel (c) vel (c)

4 Reésultats

Des simulations sous OPNET des 2 protocoles de routage VOR®R ont permis d’obtenir toutes les
donrees d’entees : topologie radio, surfibprotocolaire, routes construites. Nous coasiis 2 types de
réseau : ungseau ad hoctoun nceud peut communiquer potentiellement avec tous lessaet un &seau
hybride a1 un nceud ne communique que vers un nceud particulier, le gfaies. Ces dorges d’entee
sont ensuite injeées dans Cplex [7] aps avoir traduit legquations de contraintesguedentes.

Nous proposons les fonctionsadaluation suivantes :

— Max-sum Max 3 ) T (u,v)) cherchant maximiser la quangtglobale de flux gréré. Ainsi, un flux

n’étant comptabilié que par la source, les flux de longueur unitaire seront egjgs.

— Max-sum-dist fax y ) T(u,v).I(u,v)) cherchantt maximiser la quangtglobale de fluxemis ou

relayé. En tenant compte de la longueur des cherflifig v)), nous traitons de fagoaquivalente les
chemins courts et longs.

Trle linegraphde G(V,E) est le graphe G'(V',E’) tel que les sommets V' de G'tder aétes E, et il existe uneéte entre 2 sommets
de V' ssi les agtes correspondantes pedent un sommet commun dans G
+ L1 2(X)repiesente le graphe avec les sommets de X, tel qu'il existe w@te antre 2 sommets s'ils santistance 1 ou 2 dans X.
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Borne Inkrieure Borne Supgrieure
aplat (OLSR)| organi€ (VSR) | a plat (OLSR)| organi&€ (VSR)
Réseau| Max-sum 8706 8540 44284 38201
ad hoc | Max-sum-dist 7458 7351 39445 34453
Réseau Max-sum 886 1087 5167 4987
hybride | Max-sum-dist 518 784 3429 3524

TAB. 1: Flux maximumécouks en kbps

Les bornes iréirieures et sugrieures, quoique dérentes, sont toujours duéme ordre de grandeur.
Nous pouvons remarquer que la capadtun seau ad hoc semble plus importante que celle dsaau
hybride, les routeétant plus distrib&es, et de longueur potentiellement faible. Dansaseau ad hoc, une
organisatiora plat semble pouvoicouler plus de trafic. 8anmoins, la capaéitd’'un eseau organés bien
gue supprimant certains liens radio, semble pouvoir offnie capacé proche. Dans uréseau hybride,
I'ordre s’inverse : une approche orgaggspermettrait d’acheminer plus de trafic é@partissant plus les
routes. Une auto-organisation ne diminuerait donc pas ganfaignificative la capa@td'un ©seau, tout
en proposant, d’aps [4], une vue plus simplée et plus stable de la topologie.

5 Conclusions et perspectives

Dans cetteetude, nous nous iatessons I'évaluation de la capaéitd’un eseau ad hoc. Nous appelons
capacié le flux maximum de dorées que peugcouler une topologie en tenant compte des contraintes
radio, du routage et des paquets de diletrDeux types deéseaux ad hoc soitudis : un éseawa plat
échangeant pro-activement des paquets de topologie dare tdseau (OLSR) puis un exemple @seau
auto-organié construisant des routes mixant proactifésatif (VSR). Nous avons propg@sin moele de
partage du radium radio cené sur un nceud et son 2-voisinage. L'estimation estéasir le calcul d’'une
borne inkrieure et une borne s@peure. La borne iidrieure traduit une contentioida bande passante
est partage équitablement et de fagon exclusive entre tous les nceu@svdisinage tandis que la borne
sugerieure tient compte du fait que plusieurs nceuds du 2-\aggipeuvent communiquer simulément
sans pour autant se brouiller mutuellement. Nous obsewgnge organisation n’est pasgpudiciablea la
capacié du eseau. lanmoins, cessultats Bcessitent de profondes investigations afin de compreadre |
lien entre propétés structurelles de la topologie (connéxidensi& moyenne, variance de la deisiétc.)
et la variation de la capaéitdu Eseau. De plus, il appdtanécessairea l'issue de cette premie étude,
d’affiner I'estimation des bornes.
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Nous proposons dans cet article une nouvelle version du probleme de plus court chemin robuste. L’incertitude, qui ne
concerne que les poids des arcs d’un graphe dans la version initiale, s’applique ici également a la structure méme du
graphe. Le probléme consiste alors a trouver une séquence de chemins minimisant la somme des poids des chemins
plus la somme des cofit de transformation de deux chemins consécutifs. Apres avoir formalisé le probleme et établi
sa complexité, nous donnons sa formulation mathématique ainsi qu’une relaxation. Nous proposons un algorithme
polyndmial pour les instances constituées de deux graphes et dans lesquelles le colit de désinstallation d’un arc est
inférieur a son poids.

Keywords: robustness, robust shortest path, networks

1 Introduction

Recently the introduction of the uncertainty has appeared in numerous applications. This notion captures
the natural evolution of general systems. The complexity lies in the number of parameters that are allowed
to vary in order to cope with the characteristics of the problem studied.

In this context, the Absolute Robust Shortest Path problem consists in finding a path corresponding to
the minimum maximum weight over a set of scenarii. Each scenario corresponds to a pre-determined
set of edge weights. The motivation for studying this problem comes from telecommunications where a
communication network is used to send packets from a given source to a given destination. The aim is
to determine a shortest path between some given source and destination under some criteria (total delay,
congestion, ...). The network manager has to choose a robust path where the total delay is acceptable
regardless of the realized congestion [KY97].

The common approach of the robustness consists in finding a robust solution which minimizes the max-
imum regret, i.e., the worst case scenario. Several approaches have been proposed. Averbakh [Ave04] fo-
cuses on minmax regret for optimization over uniform matroid, Ben-Tal, El Ghaoui and Nemirovski [BTNOO,
BT, BTNEGRO00] work on ellipsoidal uncertainty, Bertismas and Sim [BS04] investigate robust optimiza-
tion with control of the conservation of a solution, Kouvelis and Yu [KY97] focus on minmax regret robust
optimization and Yaman and Karasan [PKY03] also work on absolute and relative robustness for spanning
tree problem.

In Robust Shortest Path problem, the uncertainty is only related to link weights and does not take into
account the possible evolutions of the network topology. Based on the market quick evolutions, telecom-
munication networks may increase and sometimes decrease when operators sell a part of their networks.
Thus, an existing route between two protagonists may appear less profitable after adding new connections
or nodes, and it may have to be reconsidered with the network evolution. Further cost may appear during
this evolution, especially for resource desallocation and re-allocation. Considering this other definition of
robustness, we introduce an alternative problem in which the uncertainty is also related to the structure of
the network itself. Here, routing consists in finding an optimal sequence of paths taking into account the
network topology variations. Moreover, changing existing routing may create local disturbance which can
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be formulated in terms of cost. Thus, a sequence of paths will be optimal if it minimizes its total weight
cost and the number of disturbances. We call this problem Robust Routing in Changing Topologies, RRCT
for short.

We show in Section 2 that this problem is NP-complete even with simplified assumptions and we give
its mathematical formulation and a combinatorial relaxation. In Section 3 we give a polynomial algorithm
for an instance of a two-graph sequence, where the first graph is a simple path and disturbance cost is
simplified. Finally, we draw a conclusion and address open questions in Section 4.

2 Definition

Throughout this paper, networks will be considered as weighted graphs.

2.1 RRCT problem

We consider a sequence of n directed and weighted graphs (G; )ie{l,..,n}- Each graph is defined by its set of
edges E;j and its set of vertices Vj. This sequence of graphs is such that E; C Ej+1 and V; C Vi;; . We note
Gi C Gij41. Let nj be the number of nodes of graph G; and m; its number of edges. In addition, an edge has
an installation cost and an uninstallation cost. We define w : E — N as the weight function, | : E — N as the
installation cost function and & : E — N as the uninstallation cost function. Let S and t be a source node and
a destination node respectively. Note also that s and t belong to G; for any i.

The problem consists in finding a collection of paths (X; )ie{l,_,_n}, one per graph, each linking source node
s to destination node t. In the rest of the paper, Sy denotes the collection (Xi)ie{i,...ny. The aim of RRCT
problem is to minimize total weight plus transition cost between consecutive paths. The transition cost is
composed of the uninstallation cost of the subset of edges of X; which are not in Xj; plus the installation
cost of the subset of edges of X that are not in X;. Formally, we have to minimize the following function:

n n—1
SRS RTED RLED A RS JLC) (1)

i=1xeX i=1 xeX X&Xiy1 XEXi+1 XEXi

The Robust Routing in Changing Topologies problem can be formulated as a decision problem:
Robust Routing in Changing Topologies problem (RRCT)
Instance:
n graphs Gj = (Vi,Ej) such that G; C Gj4; Vie {1...n—1}
W:E—-NI:E—-N,0:E—N
two vertices S and t; and an integer b
Question:
Does there exist a sequence Sy, of n paths between s and t such that ¢(Sp) < b?

Theorem 1 ([BGLO05a]) RRCT is NP-complete even for a two-graph sequence and when the first one is a
simple path.

The proof of this theorem is given in [BGLO05a]. The reduction is based on Hamiltonian Circuit Prob-
lem [GJ79].

2.2 Mathematical formulation

We now formulate RRCT as a quadratic program with linear constraints. Let x!‘j be the binary variable equal
to 1 if the edge between the nodes i and j of graph Gy is part of path X, and 0 otherwise. The objective
function can be formulated as:

¢(Sn) = Z

n
k=1

(( S owiixi+ Y S -xh+ S n(ij)x:<j+1(1_x§<j)> )

i,J)€Bx (i,))€Ex (i,))€Bk41

RRCT can be formulated as follows:
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mindp,
s.t.
lifi=u
(RRCT) TievX —Yjevx=q —lifi=v vke{l..n} vieV 3)
0 otherwise
z(i,j)EE(H)Xh’§|H|_1 VHCGK Vke{ln} (4)
Xk € {0,1} Vi, j € Vi vke {1...n}

Constraints 3 represent the classical flow constraints and ensure that the solution contains a path from s
to t within each graph G;. Constraints 4 eliminate potential circuits. Indeed, some circuits can appear since
the objective function contains negative terms. However, Constraints 4 introduce an exponential number of
constraints.

In the following, we assume that Constraints 4 can be relaxed in order to solve RRCT by direct methods.
It can however be handled within a decomposition scheme where cuts are added if a circuit is detected. The
model then becomes:

min §p
s.t.
lifi=u
(RRCTN N 5k =i ={ —1ifi=v vke{l..n} viev (5)
0 otherwise
X € {0,1} Vi, j € Vi vke {I...n}

RRCTTY is a quadratic 0-1 program problem. It can be solved by several approaches. Among all, tight re-
laxation can be used to obtain good lower bounds. Recent studies, such as Goemans [Goe97] and Rendl [BT-
NEGRO0], show the efficiency of semidefinite relaxation for solving quadratic 0-1 programming, namely,
Quadratic Knapsack problem, Max Cut problem.... However, we show in [BGLO5b] that semidefinite
relaxation can only be used for small instances.

3 Polynomial cases

In this section, we identify two cases in which RRCT turns to be polynomially solvable. The first one is
based on the basic formulation given in the previous section, and the second one presents a case in which a
more efficient algorithm can be used.

3.1 Link between both formulations

Theorem 2 If the optimal solution of RRCTr problem is composed of n paths between s and t, then this
solution is optimal for RRCT problem.

Proof: Let S be the optimal solution of RRCTr and S the optimal solution of RRCT. It is easy to see that
S is an upper bound of RRCT since it is a feasible solution of RRCT problem. It is also a lower bound of
RRCT since it is a feasible solution of RRCTr. O

This theorem provides a simple way to determine whether our instance belongs to the polynomially
solvable cases. Since the constraints are simply flow constraints and disjointed linearization constraints, the
linearization of the problem induces that the resulting linear program is unimodular, and consequently the
binary solution can be obtained in polynomial time by solving the linear relaxation

We define the following algorithm:

1. Solve the relaxed program RRCTr (5). Let P; denote part of the solution which is a path between S
and t in graph G; and Cj denote the part of the solution which is an independent cycle in graph G;.
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3.2 A path and a graph

We showed that RRCT problem is NP-complete in the general case. In this section, we consider the case in
which G is a simple path and G, is a general graph. Since this sub-problem is NP-complete, we consider
furthermore that the uninstallation cost of any edge is lower than its weight.

Let us consider now the following algorithm. First, let us define a new function W’ on the edges of G as:

e W(e)=w(e)+1(e)ife& Xy, ie.,edgCi;
e W (e) =w(e) — 5(e) otherwise.
At this step, let X, be the shortest path in G, using this new function. Since all the weights are positive, X,

exists and can be found by the classical Dijkstra algorithm in O(mnlogn) time. It is quite easy to see that
solution (X; = Gy, Xy) is optimal for the RRCT problem. Note that, if the weight function W’ is negative,

the previous problem may be solved using the Bellman-Ford algorithm in O(n3) . However, this algorithm
may not find a solution when there exists an absorbent circuit.

4 Conclusion

In this paper, we have shown that the Robust Routing in Changing Topologies problem is NP-complete
and have provided a formulation based on 0-1 quadratic program as well as a combinatorial relaxation.
However, some questions remain open. Indeed, the problem is polynomial when the transition cost are
equals to zero or infinite. On the other hand, we have seen in Theorem 1 that the problem becomes difficult
when the transition costs have a large amplitude. It would be of interest to determine the impact of the
transition functions on the complexity of the problem, e.g., when these functions are constant.
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In addition to statistical graph properties (diameter, degree, clustering, ...), Kleinberg [Kle00] showed that a small-
world can also be seen as a graph in which the routing task can be efficiently and easily done in spite of a lack of global
knowledge. More precisely, in a lattice network augmented by extra random edges (but not chosen uniformly), a short
path of polylogarithmic expected length can be found using a greedy algorithm with a local knowledge of the nodes.
We call such a graph a navigable small-world since short paths exist and can be followed with partial knowledge of
the network. In this paper, we show that a wide class of graphs can be augmented with one extra edge per node into
navigable small-worlds.

Keywords: small-world, random graph model, routing algorithm

1 Introduction

In the last decade, effective measurements of real interaction networks have revealed specific unexpected
properties. Among these, most of these networks present a very small diameter and a high clustering. Fur-
thermore, very short paths can be efficiently found between any pair of nodes without global knowledge of
the network, which is known as the small-world phenomenon [Mil67]. Several models have been proposed
to explain this phenomenon ( [WS98], [NW99]). However, Kleinberg showed in 2000 [Kle00] that these
models lack the essential navigability property : in spite of a polylogarithmic diameter, none of the short
paths can be computed efficiently without global knowledge of the network ; i.e., routing requires the visit
of a polynomial number of nodes (in the size of the network). He introduced an augmented graph model
consisting of a grid where each node is given a constant number of random additional directed long range
links distributed according to the harmonic distribution, i.e., the probability that a node v is the i-th long
range contact of a node u is proportional to 1/|u— v|*, where |u — v| denotes their distance in the grid and
s > 0 is a parameter of the model. In this model, the local knowledge at each node is the underlying metric
of the grid and the positions on the grid of its long range neighbors. Kleinberg considered the greedy routing
(decentralized) where each node forwards the message to its neighbor that is the closest to the destination.
He proved that this algorithm computes between any pair of nodes a path of polylogarithmic length in the
size of the network after visiting a polylogarithmic number of nodes, if and only if the exponent s is equal to
the dimension of the grid. Later on, Barriere et al. [BFKKOI1] generalized this result to aregularn X --- X n
torus. Moreover, they showed that the expected number of steps of the greedy algorithm is G)(log2 n), and
that, noticeably, the number of steps is independent of the dimension. This reveals a strong correlation bet-
ween the underlying grid metric and the additional long range links distribution that turns the grid into a
small-world. This statement raises an essential question to capture the small-world phenomenon : are there
only specific graph metrics that can be turned into small-worlds by the addition of shortcuts ?

This question on the metric structure can be reinforced by the fact that whenever the exponent s is
different from the dimension of the grid, the greedy algorithm follows a path of polynomial length even
when the diameter is polylogarithmic (which is the case for d < s < 2d [MN04, NMOS5]). The reader might
believe that the navigability property is very specific to the grid topology, but we will show that a wide
family of graphs can be turned into navigable small-worlds. In [Kle02], Kleinberg generalized his lattice-
based model and showed how to turn into smallworlds tree-based or group-based structures by adding
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a polylogarithmic number of long range links per node. [NMOS, Fra0O5] are other recent articles which
tackle these questions. In this paper, we attempt to find a class of graph metrics as wide as possible for
which the addition of a constant number of random long range links per node gives rise to the small-world
phenomenon. Roughly speaking, as soon as the original graph H is homogeneous in terms of ball expansion
and as soon as balls centered on each node grow up to slightly more than polynomialy with their radius, H
can be augmented to become a navigable small-world. It follows that a wide class of graphs can be turned
into navigable small-worlds, including in particular any Cayley graphs known up to now. In a second step,
we try to catch the dimensional phenomenon by studying cartesian products of our graphs. We show that
if two independent graphs can be augmented into two navigable small-worlds then their cartesian product
can also be augmented into a navigable small-world. For instance, as a consequence, any unbalanced torus
Cyy X Gy, X ... x Cy, can be turned into a small-world in which the greedy algorithm computes paths of
length O(log>*¢(max;n;)), for any & > 0.

In all the following, we will consider infinite graphs, but our definitions and results apply as well to infinite
families of finite graphs (see [DHLSO05]).

2 Small-worlds and graph metrics

For a given graph G = (V,E), we write B¢ u(r) for the ball centered on a node u with radius r, and b u(r)
for its cardinality. Let b (r) = maxyey bgu(r). The G subscript will be omitted in case the concerned graph
is obvious. We only consider graphs with maximum degree A, a fixed constant.

In the following, an underlying metric 8y of a graph G is the metric given by a spanning connected
subgraph H (i.e., 8 (u,v) is the distance between u and v in H). Definitions 1 and 2 are inspired from the
work of Kleinberg [Kle00].

Definition 1 A decentralized algorithm using an underlying metric 8y in a graph G is an algorithm that
computes a path between any pair of nodes by navigating through the network from the source to the target,
using only the knowledge 1) of 8y 2) of the nodes it has previously visited as well as their neighbors. But,
crucially, 3) it can only visit nodes that are neighbors of previously visited nodes.

Our definition of a navigable small-world is essentially probabilistic. We consider random graph models
in which a fixed “base” graph H is randomly augmented by adding random links (called long range links
below), according to some probability distribution. Routing will then be performed by a decentralized al-
gorithm, using the base metric 8y ; our goal is to identify such augmented graph models for which this
procedure results in uniformly “fast” routing. Since the augmented graph will have a finite degree, at least
some of the by u(r) nodes at distance at most » of u will remain at distance Q(logbg u(r)) in the augmented
graph This motivates the following definition.

Definition 2 An infinite randomly augmented graph G, on a (infinite) base graph H, is a navigable small-
world if there exists a decentralized algorithm using the underlying base metric 8y that, for any two nodes
u and v, computes a path from u to v in G by visiting an expected number of nodes that is polylogarithmic

in by v(8p(u,v)).

3 Turning graphs into small-worlds

In this section, we describe a wide class of infinite graphs, or of infinite families of finite graphs, for
which we are able to define random augmentation models that result in navigable small-worlds. In all cases,
our routing algorithm will be the greedy algorithm, thus the set of visited nodes will coincide with the path
computed. Furthermore, even if some algorithms can compute significantly shorter paths [FGP04, MN04,
LS04], it has been shown in [MNWO04] that no decentralized algorithm can compute a polylogarithmic path
between two nodes while visiting asymptotically fewer nodes than the greedy algorithm. All models we
will consider add exactly one directed edge’ leaving each node u. For each node w, there is a function
fu such that each other node v has probability proportional to f,(8(u,v)) of being the destination L, ; the
normalizing factor is Zy = Y yey fu(8(u,v)).

 Adding a constant number k of edges instead of one would not significantly alter the results, as will be made clear by the proofs.
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Definition 3 We say that an infinite graph is smallworldizable if there exists, for each u, a distribution
Ju(r) such that we obtain a navigable small-world randomly augmented graph by adding one random long
range link to each node a according to fu(r) (each node  is the origin of one long range link whose
destination is v with probability proportional to f,(d(u,v)).

The following class of graph is defined for the sake of readability. As shown below, it characterizes a class
of smallworldizable graphs.

Definition 4 A bounded degree infinite graph H is an o.-moderate growth graph if there exists a constant
o> 0, such that the ball size of each node w of H can be written as by (r) = r'a("), where dy(r) : [2,00) — R
is C' and satisfies Vr > 2,dl,(r) < a/(rInr).

Lemma 1 Let G an o-moderate growth infinite graph. There exists a constant C > 0, s.t. for all u € G,
r> 1 ba(r) = bulr=1) < ("0 bu)

Lemma 2 Let G a moderate growth infinite graph. Then, there exists a constant C' such that by(r) <
(Inr) =B /(BEHCYY o (Br), for anyu € G, 0 < B < 1 and r > 2.

Theorem 3 Any moderate growth infinite graph is smallworldizable by the addition of one long range link

per node, distributed according to fy(r) = W, for any g > 1. Furthermore, the expected greedy path

length between any pair of nodes at distance { from each other is O(In' T3 7).

Proof sketch. The normalization constants Zy = Yycy fu(0r (W, v)) = ¥,51 (bu(r) —bu(r—1)) fu(r) are
uniformly bounded by Lemma 1. The distribution defining the randomly augmented graph is thus properly
defined. Assume that s and t are respectively the source and target, we analyze the expected path length
computed by the greedy algorithm. Consider some integer » > 2 and a node u such that r/2 < 8y (u,t) <r,
and denote by L, the long range contact of u. We give a lower bound on Pr[8y(Ly,t) < r/2], the probability
that the destination node L, belongs to B¢(r/2). Since f, is a decreasing function and B(r/2) C B,(3r/2),
each node of B¢(r/2) has probability at least f,,(3r/2)/Z of being L,,. Since, in turn, B, (3r/2) C B(5r/2),
we can give a lower bound on f,(3r/2) in terms of by : fu(3r/2) > m. Thus, we get a lower
bound, depending only on t and r, on the wanted probability :

1 bi(r/2
Pr[SH(Luvt) < r/Z} 2 Z1n?(3r/2) btt((sr//z))

/ -1 !
> (ZSC+C O‘lnq(3r/2) lnalnﬁ(sr/z)) > (qu+(xln55C+C (xlnq+0cln5(r)>

—1

We partition the whole graph into concentric shells centered on t, where the k-th shell consists of all nodes
whose 8y distance to t is between 25~ ! and 2*. The previous discussion proves that each node in the
k-th shell has probability Q(k~") of having its long range contact in some i-th shell with i < k, where
Y=g+ aln5. As a result, the expected length of the greedy path from s to t is O(In!T9+%1n5 ¢) which is
polylogarithmic in £ = 8y (s, t), and a fortiori in by(8p (s,t)). The argument used here is similar to that of
Kleinberg’s analysis of its original model ; our changes allow the upper bound to be expressed only in terms
of the original metric (and not the total size of the graph). O

The theorem above covers graphs with ball sizes b(r) growing like r*1°21°¢” o > 0, or slower. Note that
we get a similar upper bound O(ln2+£ r), for any € > 0, on the expected length of the greedy path between
any pair of nodes at distance r from each other. In particular, all known Cayley graphs* are smallwordizable
since groups of intermediate ball size, between polynomial and exponential, are still unknown, and it is an
open question whether there exists a group with ball size b(r) superpolynomial but less than eV7, see for
instance [Bar02] for a state of the art.

¥ A Cayley graph is a graph defined by a group G generated by g1,...,gx, whose vertices are the elements of G and such that there is
an edge between x and y iff there is a generator g; € G such that x = g;y.
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4 Products of small-worldizable graphs

A remarkable fact on the small-world property is its relative independence of the metric dimension in
Kleinberg’s model. This motivates the study of product of smallworldizable graphs.

Definition 5 The cartesian product H = F x G of two undirected graphs F and G is the graph (Vy,Ep)

where VH :VF ><VG al’ldEH = {((fvg)v(fvgl)) :gg/ 6EGvfE VF}U{((fvg)v(f/ag)) g€ VGvff/ GEF}-

Theorem 4 Let F and G be o — and Op-moderate growth infinite graphs respectively. The cartesian
product H = F x G is smallworldizable by the addition of one long range link per node u according to the
distribution hy(r) = 1/(ba u(r) In? r), for all ¢’ > qo, for some constant qy > 0. Furthermore, the expected

greedy path length between any pair of nodes at distance { from each other is 0(ln1+ql+(°‘1+“2)ln10 0).

Note that this theorem yields another simple method to obtain a generalization of Kleinberg’s graph to tori
of dimension d > 1 with arbitrary side sizes, seen as cartesian products of one dimensional Kleinberg graphs
of various sizes. It also gives an expected path length 0(1r12+‘g £) for cartesian product of uniform growth
graphs (i.e. o = 0), close to Kleinberg model’s path length.
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Most complex networks evolve through time, yet up till now their analysis has mainly focused on static snapshots of
these networks. Our goal is to provide a set of basic tools for the analysis of the dynamics of networks. These tools
should be at the same time very general, in order be applicable to all networks, whatever field they are originated from,
and yet be relevent, in order to be able to capture meaningful behaviours. We restricted ourselves to the case of growing
networks (i.e. networks in which nodes and links appear but are never removed), but our tools can easily be adapted
to general dynamic networks. Finally, we have applied our tools to two cases of growing networks, to illustrate their
relevence.

Keywords: Complex Networks, Dynamic Networks, Network Analysis

1 Introduction

The analysis of complex networks has lead since a few years to the introduction of a set of statistical param-
eters providing information on networks, See for instance [BS03, Bar02]. Some of these parameters played
a central role because they are very general: most real-world complex networks display the same behaviour
concerning them, which is not captured by classical models (like regular graphs or random graphs).

In many cases, the networks under concern evolve during time: new nodes or links arrive, and some
leave. This has been pointed as a central characteristics of real-world complex networks, but until now
very little is known on these dynamics. Indeed, dynamic data are difficult to collect and represent, and
even if one has such data there are very few, if any, statistical tools for their analysis. The small number
of papers addressing this subject, are mostly concerned with answering precise questions, with no goal of
generalisation [PHL04, OdC03, Hol03, Sni01, KMCB95, EL03, NewO01].

Our aim in this paper is to make a first step in this direction: we want to propose a set of simple statistical
tools which may be used as a basic toolbox when one deals with a dynamic complex network. We want
our tools to be: as simple and general as possible, in order to make them easily usable in various contexts;
relevant, in the sense that they indeed capture some non-trivial behaviours of the dynamics; efficiently
computable, or at least tractable in large practical cases (real-world networks can be very large, up to
several dozens of millions of nodes); and finally they should span well the variety of phenomena one may
want to capture, at a basic and general level.

We actually restricted ourselves to a special case: we only considered growing networks, i.e. networks in
which nodes and links arrive during time but are never removed afterwards. Many real-world cases actually
fit in this special case. Moreover, most tools we will propose may easily be extended to the general case.
New tools should however be introduced to deal with the general case, but this is out of the scope of this
paper.

We will now present the formal framework we have considered as well as the two growing networks
we have chosen to illustrate our approach, and then we will present the tools we have introduced for the
analysis of the dynamics.

fragni en@hs. pol yt echni que. fr
fmahendr a. mar i adassou@ns. fr
Srot h@hs. pol yt echni que. fr
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network | nodes links time-grain | density av. distance | clus.
actor 869,986 | 51,520,496 | 1 year 1.361 x 10~% | 3.77 0.795
IP exch. | 281,760 | 508,667 10 sec. 1.281x 107 | 5.29 5914 x10°°

Table 1: Number of nodes and links, time grain, density, average distance and clustering coefficient of the growing
networks under consideration.

2 Formal framework and methodology

There are several ways to describe a growing network. We will use the formalism of coarse-grained growing
networks, which can be described as follows: a coarse-grained growing network is described as a series of
sets (0V;,0E;), i =1,2,... and a time grain denoted by ot. The network at time t = &t - i (i.e. the network at
step i) is nothing but G; = (V;, Ej) with V; = U;j<jdVj and Ej = U;<;0E;. Notice that, even if a node or a link
may appear several times (i.e. belong to several dV;’s or 8E;’s), this information is not encoded in the graph
at a given time. The coarse-grained formalism naturally induces several notions:

e dV;' is the set of nodes in &V; which appear at step i, i.e. {v € 8V; such that Aj <i, v € &Vj}. We
will call these nodes the external nodes of step i.

o OV is the set of nodes in 8V; already present before step i, i.e. {V € &V; such that 3j < i, v € &V;}.
We will call these nodes the internal nodes of step i.

e OE;' is the set of links in 8E;j between nodes which appear at step i, i.e. 8E;" = 8E;NdV;" x dV;. We
will call these links the fully external links of step i.

e OE;" is the set of links in 8E; between nodes which were already present before step i, i.e. 8E;- =
OEi N dVi- x V. We will call these links the internal links of step i.

.
o OF;* is the set of links in OFE; between a node which appears at step i and a node which was already

>
present, i.e. 3E;" = 8E; N1 x dV;". We will call these links the external links of step i.

Our aim is to introduce a general formalism to describe real-world growth of complex networks. It is
therefore essential to use real-world cases to illustrate and evaluate the relevance of our approach and of
the parameters we will introduce. We will therefore use two large growing complex networks all along the
paper: the actor networks, where the nodes are film actors and where a link exists between two actors if
they acted together in a film, [Dat], and the IP exchange networks, in which the nodes are computers on the
Internet and a link exists between two computers if the they echange a packet. For more details, see [Arc].

Table 1 gives the number of nodes and links of these networks, their time grain, as well as the basic
statistics for these networks: density, average distance, clustering coefficient. For a definition of these
statistics see for instance [GL05]. We have not represented here the degree distributions of these networks.
They are, not surprisingly, well approximated by power-laws [GLO5].

3 Analysis of the dynamics

The first quantity to consider when analysing growing networks is the evolution of the number of nodes and
links of each type, presented in Figure 1. Notice that this already allows us to spot different behaviours in
the networks we consider.

The statistics we will now present are based on the degrees of the nodes, and their evolution. Since the
degree distributions of most real-world networks are heterogeneous, the mean degree is not representative
of the network: most nodes’ degree is smaller than the mean degree, and some node have a much larger
degree.

We have therefore considered separately these two types of nodes. There is a large number of small
degree nodes, and they form the bulk of the network. Therefore it makes sense to consider them as a whole,
a natural quantity to study being then the overall fraction of small-degree nodes in the network. Figure 2
presents the time-evolution of the fraction of nodes of degree < Kk, for different values of k. We observe a
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Figure 1: Time evolution of the number of fully-external, external and internal links, and external and internal nodes
for actor and IP exch. networks
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Figure 2: Time evolution of the number of small degree nodes for actor and |P exch. networks. The quantity plotted is
the fraction of nodes with degree < Kk, for different values of k.

difference between our two networks: for the actor network, these values for the smallest values of K, seem
to converge to a constant value. This is not the case for the IP exch. network.

High-degree nodes are the exceptional elements of a network, and therefore cannot be considered to form
a homogeneous group. We have therefore considered separately the ten nodes that have the highest degree
at the end of the network evolution. Once these nodes are identified, we can study the time evolution of
their degree throughout the network’s evolution. Figure 3 plots the time-evolution of a representative subset
of these nodes, compared to the time-evolution of the maximal degree of the network (i.e. the degree of the
highest degree node of the network at each time step).

The first conclusion is that, for each of the networks under study, the highest-degree nodes have a very
similar behaviour: the degrees of the actor network’s nodes all grow with an S-shape, while the growth is
linear for the IP exch. network. This seems to be a general characteristic of growing networks (confirmed
by other experiments not reproduced here). From the observation of the highest-degree nodes, we can also
gather specific information on some networks: in the actor network, not only do the shape of the plots of
the nodes’ degree growth have a similar shape, as expected, but, moreover, the time at which most of these
nodes’ degree starts to grow is almost the same, somewhere close to 1930. This is a much stronger property
than the fact that the plots have a similar shape: they could have similar shapes, whith their growth starting
at different times. This therefore indicates a peculiar property of the actor network.

Second, we observe two different regimes when we compare the behaviour of the highest-degree nodes
to the time evolution of the maximal degree of the network. For the actor network, the maximal degree
is mainly carried by three different nodes: the first one apprears around 1910, and is not among the ten
highest degree nodes. The maximal degree is then carried, beween approximatively 1935 and 1950, by the
second-highest degree node, and by the highest degree node afterwards. This is very different from what
happens for the IP exch. network, where the maximal degree is carried by the same node throughout the

Madmum degrée +

I L L L , IPexch
50 100 150 200 250 300 350

Figure 3: Time behaviour of a few high degree nodes for actor and IP exch. networks, as well as the evolution of the
maximum degree for these networks. Rank is the rank of the node, based on his degree, in the final network.
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evolution of the network.

The statistics we have introduced rely on the heterogeneous nature of the degree distribution of real-world
networks, and seem to capture both properties common to all growing networks, and some specificities of
the networks under study. They are therefore relevent for the analysis of networks’ dynamics.

4 Conclusion

In this paper, we have undertaken the study of the dynamics of networks, restricting ourselves to the case of
growing networks. We have introduced a formal framework for this study, then we have introduced some
statistics to study the dynamics of networks, mainly concerning the degrees of nodes and their evolution. To
illustrate the relevance of our statistics, we have measured them on two growing networks, without trying
to give an interpretation of the observed behaviours.

The statistics we have introduced are relevent in the sense that they capture different behaviours for
the networks we have studied. Another way to show that a statistic is relevent would be to compare our
measurements with what happens for randomly growing networks: if the behaviour of a given network is
similar to that of a random network, then the statistic does not capture something specific to this network.
If, on the other hand, the two behaviours are different, then the satistics are relevent. We fully expect that
this is the case for the statistics we have introduced, but this comparison has yet to be done.

Our tools, though quite general, do not address all simple characteristics of growing networks dynamics.
There are in particular two simple, natural question that are not answered here. The first one concerns the
degrees of the nodes between which new links appear: do these links tend to appear attached to high degree
nodes, or independently of the nodes’ degrees? The second question concerns the distance in the network
between nodes joined by new links: are such two nodes closer in general than two randomly chosen nodes?
These two questions should be addressed in order to yield tools for answering these questions.

Finally, our tools can be easily adapted to deal with the case of general dynamic networks. They do not,
however, fully address the questions natural in this context, and new tools might be introduced to answer
these questions.
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Nous proposons dans cet article des algorithmes d’ordonnancement permettant a un opérateur d’un lien haut-débit de
gérer des demandes de réservations provenant de ses clients. Nos propositions ont les avantages suivants : (1) elles per-
mettent de gérer les demandes a la volée, des qu’elles arrivent a I’ opérateur ; (2) nous prouvons qu’elles permettent d’ap-
procher a de faibles facteurs multiplicatifs pres, le profit maximum atteignable et, simultanément, le nombre maximum
de clients pouvant étre servis ; (3) ces facteurs sont ajustables et permettent a I’opérateur de donner plus d’importance
relative a I’'un ou I’autre des criteres.

Keywords: Ordonnancement, algorithme en-ligne, algorithme bicritere

1 Introduction

Dans cet article nous étudions la situation suivante. Un lien réseau, composé de sous-canaux identiques,
est géré par un opérateur. On peut considérer par exemple un lien transatlantique haut débit (fibre optique
ou satellite). Un client peut demander a utiliser un sous-canal entre deux dates données. Il fait donc une de-
mande de réservation exclusive de ressources (sous-canal) pendant une période choisie. Il peut par exemple
demander un canal entre 13h00 et 15h00. Une demande acceptée peut se traduire par la mise a disposition
exclusive de ce client du sous-canal numéro 12 entre 13h00 et 15h00.

Chaque demande, si elle est satisfaite, engendre un profit pour I’opérateur. Ce dernier doit bien sr maxi-
miser son profit (bénéfice a court terme). Cependant, il doit aussi veiller a accepter le plus de demandes
possibles pour maximiser la satisfaction globale des clients (notion de bien étre social, éventuellement im-
posé par une autorité de régulation). Etant donné que les ressources sont limitées, toutes les demandes ne
peuvent (en général) pas étre satisfaites. L’ opérateur doit alors tenter de maximiser ces deux criteres (profit
et nombre de demandes satisfaites) simultanément.

Les (nombreux) travaux de la littérature traitant ce type de problemes ont en général les caractéristiques
suivantes :

— les auteurs considérent que 1’opérateur connait la totalité des demandes des clients & I’avance. Cela
peut s’ appliquer par exemple a des demandes de réservations de connexions d’un jour sur I’ autre : les
clients font des réservations la veille pour le lendemain. Cependant, avec de telles méthodes (de type
hors-ligne), I’opérateur ne peut pas traiter les données a la volée, dés qu’elles arrivent, pour satisfaire
(ou pas) immédiatement la demande du client.

— Les auteurs traitent Séparément le probléme de maximisation du profit et celui de maximisation du
nombre de clients servis. On notera que les problemes algorithmiques sous-jacents étant souvent NP-
complets, des algorithmes d’approximation sont souvent proposés. Cependant, une solution viable
maximisant (ou approchant) les deux criteres a la fois n’est en général pas proposée.

Dans cet article nous levons ces deux contraintes majeures, en proposant un algorithme en-ligne (traitant
les demandes a la volée) et bicritere (i.e. garantissant que les deux critéres sont approchés simultanément).
Dans ce qui suit, nous décrivons notre modélisation de la situation initiale grace a des ordonnancements.
Nous décrivons dans la section 2 notre algorithme en-ligne bicritere et nous donnons ses garanties. Nous
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explorons ensuite dans la section 3 des généralisations de la méthode de base qui permettent, entre autres,
de prendre en charge des demandes de réservation dites dégradables.

Notons que la place limitée nous interdit de donner tous les détails et toutes les preuves de nos résultats
dans cet article.

Un intervalle. Une machine. Nous représentons la situation décrite en préambule par le modele d’or-
donnancement suivant. Notre systeme (i.e. le lien réseau) est composé de k machines identiques (i.e. les k
sous-canaux). Un intervalle (i.e. une demande d’un client) 0j est la donnée des parameétres suivants.

Une date d’arrivée ri > 0 avant laquelle 0; ne peut pas étre ordonnancé (date a laquelle la demande
du client arrive et a partir de laquelle la réservation doit débuter). Une date de fin d; a laquelle g; doit se
terminer. Un poids w; = d; — rj, qui est ici égal a la durée d’exécution de I’intervalle.

Modeéle d’exécution des intervalles sur les machines. Un intervalle G est dit ordonnancé lorsqu’il est
exécuté sans interruption, entre les dates r;j et d; (i.e. pendant une durée d’exactement p; = dj — r;).

La traduction en termes de réseaux est la suivante. Si la demande 0O; est acceptée par I’opérateur, un
sous-canal est alors exclusivement dédié a (ou loué par) ce client a partir de la date r; jusqu’a la date d;.
Cette opération géneére alors un profit de (ou fonction de) w; = d; — rj pour I’opérateur (méme si cela coiite
en pratique plus cher au client). Un tel poids, proportionnel a la durée de ’utilisation de la ressource,
correspond donc au profit (ou a une partie du profit) de I’opérateur si la demande est satisfaite.

Notons que la préemption n’est pas autorisée dans la mesure ot les clients demandent I’ utilisation exclu-
sive d’un sous-canal. Notons aussi que 1’opérateur peut interrompre un intervalle avant que celui-ci termine
son exécution. Dans ce cas, I’intervalle interrompu ne rapporte rien pour les deux critéres considérés et il
est définitivement perdu.

Ordonnancement. Poids et taille d’'un ordonnancement. Un ordonnancement O d’un ensemble d’in-
tervalles O est un sous-ensemble d’intervalles de 0 exécutés de telle facon que chaque machine n’exécute
qu’au plus un intervalle a chaque instant et que chaque intervalle de O est exécuté sur une seule machine.
Par abus de notations, nous confondrons un ordonnancement O avec I’ensemble des intervalles qu’il ordon-
nance. Nous noterons W(0) = ¥ 5.coWi le poids d’un ordonnancement O et N(O) = [{a; € O}| sa taille.

Ordonnancements optimaux. Soit 0 un ensemble d’intervalles. Nous noterons W*(g) = max{W (O) :
O ordonnancement de a} le poids optimal de 6 et N*(0) = max{N(O) : O ordonnancement de g} la taille
optimale de o.

Les algorithmes en-lignes. Dans cet article nous supposons que les intervalles arrivent au fur et 2 mesure
du temps et que I’opérateur ne connait pas a 1’avance les intervalles a traiter. Nous supposerons qu’il regoit
ces intervalles un par un, dans I’ordre des dates de début (r; <r, <...<rj <...), etqu’une fois révélé, un
intervalle 0} doit étre traité par I’algorithme de 1I’opérateur. Pour cela, il peut soit rejeter g; soit accepter
0j et I’ordonnancer sur une des k machines.

Pour préciser les choses, nous noterons Oj_; I’ordonnancement courant avant la révélation de 0. Dans
ce contexte, tout algorithme d’ordonnancement en-ligne supprime/interrompt dans un premier temps un
certain ensemble S (éventuellement vide) d’intervalles déja ordonnancés dans Oj_; dans sa phase de sup-
pression. Il exécute ensuite sa phase d’ordonnancement qui est réduite a deux possibilités :

— Il ordonnance 0 sur une machine libre. Dans ce cas, le nouvel ordonnancement Oj est O; = (Oj—; —
S)u{aj}.
— Il rejette 0j. Dans ce cas, le nouvel ordonnancement Oj est Oj = Oj_; —S.

Il est important de noter ici que si un intervalle 0| a été accepté a un moment donné et qu’il est interrompu
ensuite (avant sa date de terminaison d) alors aucun bénéfice n’est tiré de lui (ni pour la taille ni pour le
poids) dans les futurs ordonnancements (un intervalle rejeté ou interrompu est définitivement perdu).

La mesure de qualité d’un algorithme en-ligne A d’ordonnancement pour un critere C (pour nous C =W
ou C = N) est connu sous le nom de rapport de compétitivité (voir [BEY98, FW98]). A est p-compétitif si
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pour toute suite d’intervalles révélée de maniere en-ligne, Oy, ... ,0j
pC(A(oy,...,0i) > C*({01,...,0i})

(avec A(0y,...,0i) I’ordonnancement construit par A lorsque Gj a été traité).

On trouvera dans [FN95] un algorithme en-ligne, nommé GOL, qui résout le probleme de la taille de
maniére optimale, c’est-a-dire avec un rapport de compétitivité de 1. A partir des travaux de [BNCK*99]
on peut tirer un algorithme en-ligne, nommé LR, nécessitant au moins k > 2 machines pour son exécution
et qui a un rapport de compétitivité de é pour le probléme du poids.

2 Notre algorithme bicritere en-ligne

Un algorithme est dit bicritere en-ligne s’il est simultanément o n-compétitif pour la taille et oy -compétitif
pour le poids. Nous avons déja proposé dans [BBL0O3, BBL04b] un algorithme (d’approximation) bicritere
pour ce type de mesure. Il nécessite cependant la connaissance préalable totale des intervalles a ordonnan-
cer. Le probleme traité ici est donc de nature tres différente puisque les traitements doivent se faire au “fil
de I’eau”, deés qu’un intervalle est révélé, sans connaitre les intervalles qui seront proposés dans 1’avenir. De
plus, un intervalle rejeté ou interrompu est définitivement perdu.

Cette section a pour objectif de donner les grandes lignes de notre méthode. L’idée générale est la sui-
vante : on a un systéme a k machines dites “réelles”, sur lesquelles les ordonnancements successifs doivent
étre produits. Nous allons contrdler la taille de nos ordonnancements successifs en ’simulant” GOL et leurs
poids en “simulant” LR. Ces deux simulations vont se faire sur des machines que nous qualifions de “vir-
tuelles” car les ordonnancements produits sur celles-ci ne vont servir qu’a prendre des décisions pour les
ordonnancements sur les machines réelles. Un parameétre r (1 < r < k — 3) choisi au début par 1’opérateur
va permettre d’attribuer r machines “virtuelles” 8 GOL et k —r a LR.

Chagque nouvel intervalle révélé oj est soumis 2 GOL" (i.e. GOL appliqué sur r machines) et a LRX"
(i.e. LR appliqué sur k — r machines), qui traitent chacun et indépendamment oj. Comme il a été dit plus
haut, GOL" (resp. LRK™") fait une phase de suppression qui va éliminer un ensemble SgoL (resp. SLR)
(potentiellement vide) des intervalles déja ordonnancés sur les r (resp. k — r) machines virtuelles, avant
I’arrivée de gj. Ensuite, GOL" (resp. LRK=T) décide d’ordonnancer ou pas Oj sur une de ses K machines
virtuelles libres.

En fonction des décisions de GOL' et LRK™", notre algorithme va faire les opérations suivantes :

— 11 va supprimer de ses k machines réelles les intervalles qui n’apparaissent plus ni dans 1’ordonnan-
cement courant de GOL" ni dans celui de LRK™". NB : si un intervalle a été supprimé par GOL" par
exemple mais qu’il est encore présent dans I’ordonnancement courant de LRK~", il n’est pas supprimé
de I’ordonnancement des machines réelles.

— Si au moins un des deux algorithmes GOL" ou LRK=T ordonnance 0; alors notre algorithme fait de
méme.

On peut montrer qu’en faisant ainsi, & chaque étape, si j est ordonnancé par GOL" ou LR¥ alorsil existe
une machine réelle libre pour I’ordonnancer aussi. On montre de méme qu’a chaque étape, I’ensemble des
intervalles ordonnancés sur les machines réelles est égal a I’union des intervalles ordonnancés par GOL' et
LR,

Grice a cette propriété, le comportement et les garanties offertes par les deux algorithmes sont conservés.
Seul le fait dutiliser r (resp. k — r) machines pour GOL" (resp. LR*"") au lieu de k machines “dégrade” son
rapport de compétitivité. Tout cela peut étre contr6lé analytiquement et conduit au résultat suivant.

2k
1— 2 "k—r

- ~ - - - N k P .
Théoréme 1 Notre algorithme appliqué avec le parametre r est & compétitif pour la taille et

i

compétitif pour le poids (pourk >4 et1 <r <k-3).
Remarquons que si on prend par exemple r = % (si k —2 est divisible par 3) on obtient un algorithme
%-compétitif pour la taille et %-compétitif pour le poids. Les rapports sont donc “petits” et ajustables
Tk K

via le parametre I.
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3 Généralisations

La méthode décrite dans la section 2 peut en fait étre étendue. L’ objet de cette section est de donner les
principaux résultats de ces extensions. Celles ci sont utiles pour prendre en compte d’autres fonctions de
profit (section 3.1) et d’autres modes de réservation (section 3.2).

3.1 Prise en compte de poids quelconques

Notre fagon de “mixer” deux algorithmes monocriteres est en fait générale et peut tres bien s’appliquer
aussi a d’autres fonctions de poids que celles utilisées jusqu’a présent (la maximisation de la taille peut
étre vue comme une maximisation de poids unitaires). En modifiant la description de 1’algorithme on peut
arriver, avec les mémes techniques de preuves, a montrer le résultat plus général suivant.

Théoréme 2 Soit A (resp. B) un algorithme en-ligne d’ordonnancement ayant un rapport de compétitivité
pa (resp. pg) pour la maximisation du poids des ordonnancements dans lesquels chaque intervalle oj a un
poids W/ (resp. W:B). Notre algorithme utilisant A sur r machines et B sur k — r machines induit un rapport
de compétitivité de pA'F‘ pour la maximisation des poids W et, simultanément, un rapport de kaTkr pour
la maximisation des poids W B.

3.2 Le cas des intervalles dégradables

Dans le modele vu au début de 1’article, un intervalle est soit totalement ordonnancé (et dans ce cas on
en tire un bénéfice) soit il est rejeté ou interrompu avant sa date de fin et dans ce cas aucun bénéfice n’en
est tiré. Cette section est consacrée a un modele intermédiaire dans lequel chaque demande O a une date
de début rj, une date de fin d;, un poids w; = d; — r; mais aussi une date de fin minimale r; < g; < d;. Un
tel intervalle sera considéré comme ordonnancé s’il est exécuté sur une machine entre les dates r; et tj avec
g <t <di; ces intervalles sont dits dégradables. Dans ce cas, ’intervalle rapporte un profit égal a son
temps d’exécution, c’est-a-dire tj — I et ajoute une unité a la taille de I’ordonnancement courant. Sinon,
il ne rapporte rien, ni dans ’'unité de poids ni dans celle de taille. Ce modele dégradable a été traité dans
[BBLO4a] dans le cas hors-ligne et en considérant les deux objectifs séparément.

L algorithme décrit dans la section 2 peut dans ce cas étre modifi€ et adapté pour prendre en compte
ces intervalles dégradables. Le résultat est alors le suivant (les rapports de compétitivité sont calculés par
rapport aux ordonnancements optimaux dégradables).

Théoréme 3 Notre algorithme en-ligne traitant les intervalles dégradables a un rapport de compétitivité
de ¥ pour Ia taille et de 4 ;=X pour le poids (pourk >4 et 1 <r < k- 3).
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Les parties localement denses de graphes globalement peu demsesupalwdy apparaissant dans la plupart des
réeseaux d'interaction€els jouent undle important dans de nombreux contextes. Nous proposons une mesure de la
similarité structurelle (au sens des commugalientre sommets kizes sur des marchesealtoires. Nous montrons en-
suite comment calculer efficacement cette distance. Nous I'utilisons alors dans un algorithme de cluétaricigjdpie

qui fonctionne en temp@(mnz) et en espac®(n?) dans le pire des cas, cependant il tire profit des canatijues

des Eseaux&aliste, la complexit en temps pour la plupart des cas pratiques est aloBrfdogn) (n etm sont res-
pectivement le nombre de sommets et étas du graphe). Legsultats exprimentaux montrent que notre algorithme
produit des structures de commurizitie meilleures quaditque celles obtenuedpe aux algoritmes existants, tout en
restant cometitif du point de vue du temps de calcul.

Keywords: communatiés, grandsaseaux d’interactions, marchegatoires, clustering

1 Introduction

L'existence dans leseseaux d'interactions de zones plus dmnent conneées que d'autresétoule
souvent de la @isence dans le graphe d'une structure de commésa@e type de structure intervient dans
de nombreux &seaux d'interactions et apporte de 'information sur leur organisation. Les comrasinaut
peuvent avoir des interprations diferentes suivant le type déseau consilé (rféseaux sociauxgseaux
biologiques, eseaux d’information aseaux dedlécommunication, ...).

La notion de communaétdans un graphe est cependant diffiéilgfinir formellement. C’est pourquoi
toutes les approcheggentes ont utilis une notion intuitive des communautune communaétest alors
vue comme un ensemble de sommets dont la deedsitonnexions internes est plus forte que la denst
connexions vers I'exrieur (sans pour autanifinir de seuil formel). Le but est alors de trouver une partition
des sommets en communasitérifiant ce criere (sans savoir a priori le nombre de telles commw@gut
Le domaine a@&cemment recu un vif regain d’imet avec l'arriee de nouveaux algorithmes pouvatre
clas€es en deux grandes familles :

— Les approches&paratives [GN02, NG04, RC®4] scindent le graphe en plusieurs commuaaw@n
retirant progressivement lesédes reliant deux communastdistinctes. Les ates sont ret@es une
une,a chaquettape les composantes connexes du graphe obtenu sont édsatifies communaés.

Le processus estpete jusqu’au retrait de toutes lestes. On obtient alors une structurérairchique
de communa@s. Les nethodes existantes diffent par la fagcon de choisir letesa retirer.

— Les approches agglamatives [New04, DMn04] utilisent une approche s’apparergargle du clus-
tering hierarchique dans lesquelles les sommets sont regsoiigrativement en communag Notre
approche en fait partie.

2 Evaluation de la similarité et de la difféerence des sommets grace

a des marches aléatoires courtes

Nous consiéirons un graphe non orié® = (V,E) pos€dantn = |V| sommets em = |E| arétes. Afin
de pouvoir grouper les sommets du graphe par commésanbus allons introduire une distance entre

Tpons@liafa.jussieu.fr
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sommets (quévalue leur proximé structurelle) ba&e sur des marche<atoires dans le graphe.

2.1 Marches aléatoires dans un graphe

Nous allons nous iBresseg un processus de marchéatoire (ou de diffusion) dans le grapBelLe
temps est disétise ¢ = 0,1,2,...). A chaque instant, un marcheur est locaksir un sommet et sépllace
al'instant suivant vers un sommet choigafoirement et uniforement parmi les sommets voisins. La suite
des sommets vids est alors une marcheatoire, et la probabitde transition du sommeau sommefj
esta chaquestape Bj = % (ou A est la matrice d’adjacence du graphel@) le degé du sommet).

Ceci cefinit la matrice de transitioR de la chéne de Markov correspondante. Nous pouvons ag#ie
P = D~ 'Aen introduisant la matrice diagonale des ésgies somme (Dj = d(i) etD;j; = 0 pouri # j).
Nous noteronﬁ’itj = (P");j la probabilié d'aller du sommetau sommej ent étapes.

2.2 Communautés et marches aléatoires courtes

Nous allons consigrer des marcheséadtoires de longueur feet suffisamment courte pour ne pas at-
teindre le Egime stationnaire mais suffisamment longue pour collecter des informations globales sur le
voisinage du point deé&part de la marche (en pratique nous prenorst3< 6). Nous supposons donc
conndtre pour tous sommetset j les probabilies Pi‘j d'aller dei a j ent pas. Chaque probabéitPitj
apporte de l'information suiret j. Ainsi si nous voulons comparer deux sommiets j nous utiliserons
linformation fournie par les probabisP, Pj,, P, etPy; pour tout sommek. Cependant, il est facile de
montrer quaj(i)Htj = d(j)P}i, cette relation nous montre que ces deux probabilipportent exactement
la méme information.

Pour comparer les sommeétst j nous pourrons donc nous contenter de comparer les ve@guesP! |
correspondant aux lignést j de la matrice®*. Pour ceh nous nous appuyons sur le fait que les sommets
d’'une néme communaétont tendanca “voir” les sommet£loignés de la ®me facon, ainsi siet j sont
dans la eme communaétetk dans une autre communaiit y a de fortes chances q@R ~ P}k. Nous
devons aussi tenir compte de l'influence du @edfj) du sommet d’arriée sur la probabilé Pitj (cette
probabilie est d'ailleurs directement proportionnelle au delgrsquet — ). Dans cette optique, nous
introduisons la distanag; suivante :

1)

2
Nous réralisons naturellement cette distance entre les commeméenisembles de sommets) en utili-
sant les probabilsP:, = %‘ Yiec P« pour toute communa@C C V.

Théoreme 1 La distance #; s’exprime directement en fonction des vecteurs proprdmite  de P as-
SocEs aux valeurs propres,.

= 3 M0l (i) @

Cette formulegtablit un lien entre notre distance et les préfs spectrales de la matrice de transfert, ainsi

son comportement est principalement doenpar les vecteurs propres Bdiés aux plus grandes valeurs
propres. Soulignons que de nombreux travaux ont réooidr constdt que les propétes structurelles du
graphe sont captaes par ces vecteurs propres [SEMS04, DMn04]. Cependant ces approches ont toutes
l'inconvénient de devoir calculer explicitement les valeurs propres et les vecteurs propregsadsotre
approche s’appuie sur leseames fondements &éoriques mais visa s’affranchir du calcul gnalisant des
valeurs propres, comme nous allons le voir dans le paragraphe suivant.

2.3 Calcul de la distance

La définition donré par I'equation (1) dej; permet un calcul emd(n) a partir des probabilits Py et
Pjk. Le calcul exact de ces difentes probabilts peutétre fait en calculant la matride!. Les graphes
rencontés en pratique sonégéralement peu denses, il est alors judicieux de calculer chaque veEfeur
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en multipliantt fois le vecteuP?, (P, (k) = PY = &) parPT. Chaque multiplication demande(m), le
calcul de chaque!, demande donc un temgtm).

Suivant la ressource @moire, nous pourrons soit calculer tous les vecteurs prol@bgibh un temps
O(tnm) et les stocker en &moire pour pouvoir ensuite faire chaque calcul de distance en un ©mjps
ou bien calculea la vokee chaque distance en un tentp$m).

3 Description de I'algorithme

Le but est maintenant de construire une structure de comnasantaccord avec notre distance. Nous
allons pour ceci proposer une variante de kEtmode de clustering &iarchique de Ward.

3.1 Principe de notre algorithme

Nous allons partir d’'une partition du grapherrcommunatés contenant chacune un seul sommet et fu-
sionner successivement des commuasijiisqua obtenir une seule communéauworrespondant au graphe
entier de la fagon suivante :

— Choisir deux communaésa fusionner selon la précure écrite en 3.3.

— Fusionner ces deux communasien une nouvelle communaut

— Mettrea jour les distances entre commuresut

— Calculer et emoriser un paragire de qualé Q préseng en 3.2
Nous obtenons ainsi une suite d@artitions des sommets en commuréaRy . .. B,_1 parmi lesquelles il
va falloir choisir la meilleure (maximisai@).

3.2 Evaluation de la qualité d’une partition du graphe en communautés

Nous utilisons pouévaluer la qualé de la partitiorP la modulari€ Q(Px) = Q introduite dans [NG04,
New04] :

- — a2 3
Q« Cé(&: ac) 3)

ou ec est la fraction d’agtes internea la communa@&C et ac est la fraction d’agtes ayant une exmité
dans la communa@tC. Cette quanté est calculable en un temg¥m) et peutétre misea jour apes
chaque fusion e®w(1). Nous retenons commeésultat de notre algorithme la partition du graphe pdast
la meilleure modularé.

3.3 Choix des communautés a fusionner

Pour diminuer le nombre de casconsi@rer et ainsi la complext nous envisagerons uniqguement les
fusions de communa@&s$ ayant au moins uneéde entre elles. Nous utilisons ensuite le principe de 'algo-
rithme de clustering Birarchique suivant la @thode de Ward [War63]. Cetteatihode fusionne les com-
munaués de telle sorta minimisera chaqueéetape la moyenne de la distance au c@&de chaque sommet

a sa communaat:
1
o(R) = = 5& re (4)
nCe ieZil

Nous devons alors connaiteechaquettape les valeuks des variations de apres chaque fusion possibles
de communaus. Celles-ci peuvelgtre efficacement obtenuesage au tBoeme suivant :

Théoreme 2 La variationAc(Cy,C;) deo lors d'une fusion de deux communasiG et G en une nouvelle
communawt G UC, est :
1 |GG o

AG(C1,Cp) = = -2l
G( 1, 2) n|C1|+|C2| GG

(5)
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3.4 Complexité

Le calcul initial des probabilésP*, pour tous les sommetse fait enO(tmn). A chaqueztape de fusion,
le maintien de la structure de dasmcodant les commundastse fait agrs chaque fusion en temps constant
et le calcul dd:'(tclucz) . se fait en temp(n). Ces deuxetapes demandent donc pour fes 1 étapes

un temps total ed(n?). La partie la plus coteuse est le calcul des nouvelle valeursddgC; UCp, C3).
A chaque fusion, il faut recalculer les distances entre la nouvelle comn&ung&ée et chacune de ses
communatés voisines en temp3(n).

Théoreme 3 Le nombre total de calculs de distances effedars des fusion est au pl@sim ol H est la
hauteur de la structure arborescente des commugtriouees par l'algorithme.

La complexié totale de I'algorithme est don@(mnH), soit O(mr?) dans le pire des cas. Cependant les
grapheseéalistes sont peu denses (I&)(n)) et leurs communaés s’organisent&éralement de maaie
hiérarchique, de plus I'algorithme de Ward que nous utilisons a tendamder des communaks de
tailleséquilibrees. Ces deux remarques font qu’en pratique la structure arbores@ateliigue des com-
munaués s’approche du cas favorableld = O(logn) qui corresponé une performance de I'algorithme
O(n?logn).

4 Conclusion

Nous avons prop@set impEmené (disponible sur [www]) un algorithme efficace detelction de com-
munaués dans les grandégseaux d'interactions basur I'etude des marcheséatoires dans les graphes.
Notre approche s'appliqui des graphes de grandes tailles qui ne pouvaiengtpadgraiés par la plupart
des algorithmes existants. Ainsi, nous avons pu obtenir les structures de com@sudegtaphes de tailles
allant jusqua 100 000 sommets. Cette court@gentation ne peut malheureusement contenir ni les nom-
breuses agliorations et optimisations que nous avons pr@gssni les tests de comparaison que nous avons
effecties. Ces tests ont souligha qualie des partitions trowaes par notre algorithme par rappartelles
trouvees par les autres algorithmes existants.
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We propose here an analysis of a rich dataset which gives an exhaustive and dynamic view of the exchanges processed
in a running eDonkey system. We focus on correlations in terms of data exchanged by sets of peers having provided
or queried at least one common data. We introduce a method to capture these correlations (namely the data clustering),
and study it in detail. We then use it to propose a very simple and efficient way to group data into clusters and show the
impact of this underlying structure on search in typical P2P systems.
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1 Preliminaries

P2P networks such as KaZaA, eDonkey, Gnutella and more recently BitTorrent are nowadays the most
bandwidth consuming applications on the Internet, ahead of Web traffic {8&]D Their analysis and
optimisation therefore appears as a key issue for computer science research. However, the fully distributed
nature of most of these protocols makes it difficult to obtain relevant information on their actual behavior.
Since these behaviors have some crucial consequences on the performance of the underlying protocol (both
in terms of answer speed and in terms of used bandwidth), it is a challenge of prime interest to collect and
analyze such data. The observed properties may then be used to design efficient protocols.

Context

In the last few years, both active and passive measurements have been used to gather information on peers
behaviors in P2P networks. These studies gave evidence for a variety of properties which appear as fun-
damental characteristics of such systems. Among them, let us notice the high ratio of free-riders, the
heterogeneous distribution of the number of queries by peer, and recently the presence of semantic cluster-
ing in file sharing networks (see [FHKM04, SMZ02, GLBO05] and references therein). This last property
captures the fact that if two peers are interested in some data, they will probably share interest in other data.
Connecting directly such peers, makes it possible to take benefit from this semantic clustering to improve
search algorithms and the scalability of the system.

In [FHKMO04], the authors propose a protocol based on this idea, which reaches very high perfor-
mances. It however relies on a static classification which can hardly be maintained up to date. An-
other similar approach consists in the addition of a link in a P2P overlay between peers exchanging files
[SMz02, VKMvSO04]. This has the advantage of being very simple and allows a significant improvement
of the search process. In [FHKM04, HKFMO04] the authors use traces of a running eDonkey network, ob-
tained by crawling caches of a large number of peers. They study some statistical properties like replication
patterns, various distributions, and clustering based on file types and geography, but they also use these
data to simulate protocols and to evaluate their performances. The use of actual P2P traces where previous
works used models (whose validity is hard to evaluate) is an important step. However, the large number
of free-riders, as well as other measurements problems, makes it difficult to evaluate the relevance of such
traces. Moreover, these measurements miss the dynamic aspects of the exchanges and the fact that fragment
of files are made available by peehsring the download of the files.
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Framework and contribution

Our work lies in this context: we collected traces using a modified eDonkey server, which made it possible
to grab accurate information @il the exchanges processed by a large number of peers during a significant
portion of time. The server handled up to 50 000 users simultaneously and we collected 24 hour traces. The
size of a typical trace at various times is given in Figure 1. See [BLG04] and references therein, for details
on the measurement procedure, on the protocol and on the properties of our traces.

A natural way to encode the gathered data is to define a bipartite graptP, D, E), calledgquery graph
whereP is the set of peers in the netwoiB,is the set of data and C P x D is the set of undirected edges,
where{p,d} € E if and only if the peemp is activefor the datad (p is interested in or is a provider af.

Notice that this graph evolves during time.

In order to analyze our data, we will also consider the (weighdat) graph® = (D, E, w) obtained from
the query grapl@ whereD is the set of daték C D x D is the set of undirected edges, whédg,d,} € E if
and only if there exists a peer active for bathandd, in Q. Finally, wis a weight function over the nodes
and the edges such thatd) is the total number of data exchanged by peers active,fandw(d;,dy) is
the number of data exchanged by peers active for Bptimdd,.

6h 12h 18h 24h
peers 26187 29667 43106 47245
data 187731 244721 323226 383163

linksinQ | 811042 | 1081915 | 1571859 | 1804330

linksin D | 12238038| 20364268| 31522713| 38399705

Figure 1: Time-evolution of the basic statistics fax andD

In this paper, we first focus on tltata clusteringwhich captures how much the exchanges processed by
two sets of peers are similar. We then show that these properties have significant impact on the efficiency
of searches in the network and therefore may be used in the design of efficient P2P protocols.

2 Data clustering analysis

Our aim is now to analyze similarities between data in terms of exchanges processed by peers active for
them. In particular, given two dataandv exchanged by a given peprwe are interested in the number
of other common data exchanged by peers activaufor v. This can be measured using the following
parameter:
w(u,v)

ouv) = w(u) +w(v) —w(u,V)
Indeed, the two data andv induce an edgéu,v} in D, the weightw(u,V) is nothing but the number of
common data exchanged by peers activeufor v, and the expression(u) +w(v) —w(u, V) gives the total
number of data exchanged by peers activeufor v. Finally, c(u,v) therefore measures how much these
exchanges overlap. Notice that its value is between 0 and 1.

The value ofc(u,v) may however be strongly biased: if one of the two nodes has a high weight and
the other a low one, then the value would be very low. For example, if a data with an high popuirity
connected to an unpopular one, then the clustering will probably be low, even if the few data exchanged by
the lowest population are completely included in the large set of data exchanged by the highest one.

In order to capture such dissymmetric behaviors, we will also consider the following statistical parameter:

w(u,V)
min(w(u),w(v))

aUN) =

which still lies in[0; 1] but is always larger thao(u,v) and does not have this drawback. For instance, in
the case described above the obtained value is 1. We wilt@al) the clusteringof {u,v} andc(u,v) its
min-clustering

T The popularity of a data is the number of peers active for that data.
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Figure 2 shows the time-evolution of the distributionsf, v) andc(u, v), respectively. First notice that
the general shape of these distributions is very stable along time, which indicates that the observations we
will derive are not biased by the timescale or date considered.
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Figure 2: Time evolution of thee(u, v) cumulative distribution (left) and of the&{u, v) cumulative distribution (right)

Now let us observe (Figure 2 left) that around 60% of the edges always have a clustering lower than
0.2. This may indicate that the overlap of exchanges is not as high as expected. However, this may be a
consequence of the fact that both the peer activity and the data popularity are very heterogeneous: there
are very active peers while most of them are not, and there are very popular data while most are not. This
induces inD many links between data of very different popularity and a low clustering.

This can be corrected using the distribution of min-clustering (Figure 2 right): only 15% of the edges
have a min-clustering lower than2while for nearly 60% higher or equal to3) which indicates that the
overlap is indeed high. For instance, 30% of the overlaps between all exchanges are a complete inclusion.

Such results could denote the presence of a hierarchy among these exchanges. While few popular data
form the roots ofD, a large number of less popular data have their exchanges highly included into the
upward level. Notice that if confirmed, such a property would give a solution to build dynamically a
multicast tree from a P2P overlay.

3 Consequences on searching

Following several previous works [FHKM04, SMZ02, VKMvS04, HKFMO04]), one may wonder if the
properties highlighted in previous section may be used to improve search in P2P systems. Suppose that
each peer knows the peers active for the same data as itself. Then,prdeenls a query fod, it first
gueries these peers. If one of them providethen it sends it directly tp. In this case, the clustering effect
has been used and the data was found using only one hop search.

The time-evolution of this hit ratio is plotted in Figure 3 (left). Despite it is quite low in the first few
minutes (due to the server bootstrap), the ratio quickly converges to a value close to 45%.

To have a better understanding, the percentage of hits after 24h is correlated with the corresponding
percentage of peers, the volume of requests they generated and the replication pattern of the queried data
at the Figure 3 (right). The first thing to notice is that nearly 25% of the peers do nairindata using
the proposed approach. This is quite surprising given the fact that we observed that &0%efequests
are routed successfully with one hop. This can be understood by observing that this 'null hit’ population
generated only 7% of the requests and then only slighly influenced the high hit rate previously observed.
Additionally, the queried data appear to be very slightly replicated at the time they were asked. This low
volume of requests together with the low replication pattern constitutes an explanation to the null hit rate:
these peers are not active for enough data nor enough replicated ones to find new ones using the one hop
protocol.

On the other hand, more than 10% of the peers hgverfectsuccess rate. One could think that such
a result would imply a prohibitive amount of requests, Figure 3 (right) indicates that it's not the case but
the percentage of requests is rather correlated with the number of peers who proceed them. Notice however
that data found this way appear to be very highly replicated (the population being active for these data at
the time they were asked represents 15% of the peers active for other queried data) which explains the high
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success rate. Finally, notice that the average peer’s success rate increases to nearly 60% if the 'null hit’
population is removed from the calculus.

55 T T T T T T T 100 T

of % of peers —

% 1 ol % of requests
o % of replicates ---- 4

% of hits
8
|
13

0 100 200 300 400 500 600 700 800 0 20 40 60 8 100
Minutes % of hits
Figure 3: Time evolution of the hit % using the one hop protocol (left) and cumulative distribution of the % of peers,
the associated % of requests they generated, the % of replication of the queried data and the % of hits they obtained
after 24h using the one hop protocol (right)

Maintaining one group knowledge for each data exchanged in the system might be too costly. However,
such a knowledge is already used for other issues. In BitTorrent, for instance, some centralized components,
known as trackers, periodically distribute sources of peers asking for a given data. One exchange overlay
by data is then maintained to guarantee fairness together with optimal transfer rates [Coh03]. Such a
mechanism could also be used to propagate the requests of the one hop protocol we just described to
provide efficient routing facilities in BitTorrent without more efforts.

4 Conclusion

In this contribution, we proposed simple statistical parameters to capture the correlations between the set of
peers active for a given data. We used these parameters to confirm that semantic clustering can be used to
improve search algorithms. These parameters can also be used to define a very simple and efficient way to
compute data clusters, which partially succeed in capturing similarities between data. Notice also that we
focused here odata, but the same kind of approach might be fruitful with peers.

Finally, let us insist on the fact that the analysis of large real-world traces like the one we presented
here is only at its beginning, and that much remains to understand from it. The lack of relevant statistical
parameters (concerning for example the dynamics of the trace), and of efficient algorithms to deal with such
traces are among the main bottleneck to this, but studies like the one we presented here show that simple
methods can already bring much information.
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Il a été récemment montré que les centres d’intérét des utilisateurs de réseaux pair-a-pair ont des
propriétés d’agrégat que 1’on peut utiliser afin de réduire le trafic induit par les méthodes de recherche
a base d’inondation. Ces centres d’intérét ont aussi des propriétés de lois de puissance utilisables
pour la conception d’algorithmes de recherche basés sur le routage. Dans cet article, nous montrons
que I’utilisation conjointe de ces deux propriétés permet la conception d’algorithmes de recherche
décentralisés, simples et efficaces. En particulier, nous présentons un algorithme ne nécessitant pas
de topologie logique structurée pour connecter les pairs. Des simulations effectuées sur des traces
issues d’un réseau réel montrent que les recherches s’effectuent en un nombre d’étapes logarithmique
en utilisant cet algorithme.

Keywords: Pair-a-pair, Peer-to-peer, P2P, réseaux sans échelle

Introduction

Cet article s’intéresse aux systémes pair-a-pair décentralisés. Dans ces systemes, deux
méthodes de transfert de requétes sont utilisables : 1’inondation (comme dans Gnutella),
et les tables de hachage réparties (THR ou DHT : Distributed HashTables, comme CAN
et Chord). Chacune de ces approches a ses inconvénients : le trafic engendré par 1’inon-
dation encombre la bande passante, tandis que les protocoles a base de THR nécessitent
des connexions inspirées de topologies statiques parfois difficiles a maintenir. Les THR ne
permettent pas non plus de recherches complexes, par exemple utilisant des expressions
régulieres. C’est pourquoi la conception de protocoles de recherche simples renvoyant des
réponses rapides et ayant un faible trafic de contrdle reste un probléme ouvert.

Notre article propose un algorithme bénéficiant des atouts des deux méthodes : une re-
cherche simple dans un systeme pair-a-pair non structuré permettant des recherches com-
plexes. Ce procédé s’appuie sur les propriétés statistiques des requétes dans les réseaux
pair-a-pair réels. En effet, on peut vouloir rapprocher le réseau logique des centres d’inté-
réts des pairs : si deux pairs ont des intéréts communs, alors ils vont probablement beau-
coup échanger, et gagneraient donc a étre proches dans le réseau logique. En pratique, les
pairs ont tendance a se regrouper en communautés, au sein desquelles ils font beaucoup
d’échanges, alors qu’ils ne font que que tres peu d’échanges avec 1’extérieur. Sur ces bases
ont été proposées des améliorations pour des systémes existants (par exemple [4, 7, 8]).
Notre objectif dans cet article est de montrer que ces travaux peuvent étre poussés plus
avant tout en conservant un systeme tres simple.

1 Le graphe des intéréts des pairs

On peut représenter les intéréts des pairs sous forme d’un graphe ol deux pairs sont
connectés si et seulement si ils ont des intéréts communs. Donner une définition formelle
d’« avoir des intéréts communs » est difficile. Plusieurs propositions ont été faites, basées

TCette recherche a recu le soutien du projet INRIA « Grand Large », et du projet « PairAPair » de I’ ACI
« Grandes Masses de Données »
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sur des mots-clés, les objets en commun, ou des représentations vectorielles. On utilisera
ici la définition simple suivante : deux pairs sont connectés dans le graphe des intéréts s’ils
ont échangé un objet dans le passé. Remarquons que deux pairs connectés de cette fagon
peuvent avoir a un moment donné des intéréts tres différents, mais leurs intéréts ont au
moins été liés a un instant donné.

Il a été montré récemment (voir par exemple [3, 4]) que, comme beaucoup de réseaux
sociaux et de systemes complexes, le graphe des intéréts défini ci-dessus a des propriétés
statistiques non-triviales le rendant trés différent des graphes aléatoires, en particulier :

— il a une faible densité (le degré moyen est tres faible par rapport au nombre de nceuds) ;

— sa distance moyenne est faible (logarithmique par rapport au nombre de nceuds) ;

— il est formé d’agrégats locaux (si la densité globale est faible, la densité locale, elle,

est forte) ;

— il est sans échelle (les degrés sont treés hétérogenes, la plupart des noeuds ont un degré

faible, mais quelques uns ont de forts degrés).

2 Utilisation des propriétés des réseaux sans échelle et
des propriétés d’agrégats

L utilisation des lois de puissance des réseaux réels pour concevoir des méthodes de
recherches efficaces a été proposée dans plusieurs travaux (comme [1, 2, 6]). Les auteurs de
ces articles approximent les distributions de degrés hétérogenes par des lois de puissance, et
étudient les propriétés des marches (aléatoires ou déterministes) dans des graphes aléatoires
avec de telles distributions de degrés (voir aussi [5]). Ainsi, en passant par les voisins de
plus fort degrés, une requéte trouve sa cible en un temps linéaire [1]. Par ailleurs, [2] montre
par simulation qu’une recherche passant par les nceuds de plus fort degré est plus efficace
qu’une marche aléatoire. Elle reste toutefois polynomiale si 1’on tient compte des boucles.

Tout comme la nature hétérogeéne des pairs est visible dans la distribution des degrés,
des facteurs culturels et sociaux engendrent une structure d’agrégats sur le graphe des in-
téréts. Par exemple, si un pair p; est intéressé par un objet O possédé par un pair po, il
va probablement étre intéressé par d’autres objets possédés par p,. En fait, p; sera proba-
blement intéressé par les objets possédés par les pairs intéressés par O. Ainsi (1) les pairs
s’organisent en communautés (sous-graphes denses), et (2) deux pairs qui échangent des
données sont fortement susceptibles d’échanger a nouveau d’autres données. Différents tra-
vaux ont proposé d’utiliser ces propriétés pour améliorer des systemes existants, et ont mis
en évidence que la nature d’agrégats des intéréts peut étre utilisée pour créer des systemes
pair-a-pair efficaces [4, 7, 8].

3 Notre contribution

La propriété de loi de puissance a été utilisée avec un routage vers le plus fort degré
dans les réseaux sans échelle mais n’offrant pas de propriété d’agrégats spécifique. Les
algorithmes de recherche obtenus ainsi sont polynomiaux (c’est-a-dire en n%, a > 1). Par
ailleurs, la propriété d’agrégats a été utilisée pour améliorer des protocoles a base d’inonda-
tion donc sans routage. La méthode proposée ici consiste a utiliser le routage vers le voisin
de plus fort degré directement dans le graphe des intéréts. En effet, la loi de puissance du
graphe permet un routage de plus fort degré, tandis que la présence d’agrégats permet a ce
routage d’atteindre les objets recherchés en temps logarithmique, par rapport a un temps
polynomial permis par les réseaux avec agrégats.

Dans la méthode que nous proposons, QRE, le réseau logique est ainsi le graphe des
intéréts (défini par les requétes précédément exécutées) évoluant donc a chaque requéte.
Dans le réseau logique de QRE, un nceud est simplement connecté a tout nceud avec lequel
il a déja échangé des objets. I tient donc compte de la structure d’agrégat observée dans les
réseaux pair-a-pair (les communautés). De plus, il utilise une recherche par les voisins de
plus fort degrés, bénéficiant ainsi des résultats observés sur les graphes en loi de puissance.



Exploiter les agrégats et les lois de puissances pour le pair-a-pair

Une requéte est de la forme (@, O,k) ou @ est I’adresse de la source (par exemple
I’adresse IP), O la description de I’objet recherché, et k > 1 le nombre de copies de O
cherchées. Chaque nceud maintient a jour le degré de ses voisins ainsi que la listes des
objets qu’ils possedent. L’algorithme de recherche effectue une recherche en profondeur,
guidée par le voisin de plus fort degré, qui s’arréte lorsque kK = 0. Pour chaque nceud : s’il
a O, il I’envoie au demandeur @. Si un de ses voisin a I’objet O, ce dernier est contacté
pour envoyer O a @. Puis la requéte est renvoyée au voisin de plus fort degré non visité
préalablement. A chaque copie trouvée, le fournisseur et la source sont connectés, et k est
décrémenté.

Pour éviter les boucles, les nceuds gardent trace des destinations des requétes qu’ils ont
transmises. Remarquons alors que si au moins K copies de I’objet demandé existent, la
requéte les trouve (il y a donc exhaustivité), mais s’il n’y a pas assez de copies, la requéte
va parcourir tout le graphe. Pour gérer cela, on peut borner le temps de vie des requétes.

4 Simulations

Lorsqu’un nceud se connecte, c’est pour récupérer un objet ou en mettre a disposition.
Il utilise une passerelle tirée aléatoirement uniformément et lance a travers celle-ci une
recherche de 1’objet O qu’il cherche ou qu’il possede. Il se connecte ensuite au nceud qui
répond a sa requéte (qui lui renvoie O). En attendant d’avoir de nouveaux voisins, le nceud
se connecte temporairement a la passerelle. En pratique, la passerelle est souvent un nceud
de la méme communeauté que le nouveau nceud, ce qui raccourcit les délais des requétes.

Afin d’évaluer les performances de notre méthode, nous avons effectué des simulations
a partir de traces réelles. En effet, aucun modele ne permet de représenter le comportement
des pairs, donc d’évaluer notre méthode en tenant compte a la fois des propriétés d’agrégats
et sans échelle, et de la probabilité que deux pairs ayant déja échangé rééchangent. Les
traces que nous avons utilisées sont issues d’edonkey, et sont analysées dans [3], et elles
représentent 2h 53min de fonctionnement. Nos simulations ont utilisé 46,202 pairs.
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FIG. 1: Distribution des degrés (gauche) et nombre de sauts (droite) pour trouver une donnée

La figure 1 (gauche) montre une distribution des degrés a queue lourde, similaire a celles
déja observées pour ce type de réseau. La moyenne des degrés est de 47,9 et seuls 0.25%
des nceuds ont un degré supérieur a 300. QRE peut donc gérer de grandes quantités de
nceuds, ce qui montre qu’il passe a 1I’échelle.

La figure 1 (droite) représente le nombre de requétes qui s’effectuent en k sauts. On
peut I’approximer par une loi de puissance : la plupart des requétes s’effectuent en tres peu
de sauts et tres peu de requétes nécessitent beaucoup de sauts. Les données tres rares (ou
inaccessibles) nécessitent le parcours complet du réseau.

Le figure 2 montre le nombre d’étapes nécessaires pour trouver un objet en fonction du
nombre de nceuds dans le réseau. Une régression linéaire montre que le temps de recherche
est linéaire en fonction du logarithme du nombre de nceuds. Les simulations montrent donc
que QRE trouve les objets en un nombre de sauts moyen logarithmique. Il est ainsi au
moins aussi efficace que toute méthode basée sur une THR (comme Chord).
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Conclusion

Des méthodes de recherche plus subtiles et peut-étre plus efficaces peuvent sans doute
étre créées a partir des graphes des intéréts, en utilisant d’autres propritétés du graphe
encore a analyser, ou en combinant d’autres approches a celle-ci. En particulier, il n’est
pas siir que 1’algorithme de recherche en profondeur d’abord par les voisins de plus fort
degrés soit le plus approprié pour ce graphe. Des problémes peuvent aussi apparaitre si
les intéréts des utilisateurs changent au cours du temps, ou si plusieurs personnes utilisent
le méme nceud. Une solution possible a ce dernier probléme serait de permettre plusieurs
profils par nceuds, pour éviter I’utilisation de liens inappropriés. Une étude plus poussée
serait aussi nécessaire afin de mesurer I’impact d’une limitation des degrés des pairs, ainsi
que la robustesse et la sécurité.

Remerciements: Cet article est issu d’un article soumis a2 EuroPar’05 et écrit avec
P. Fraigniaud et M. Latapy. Jean-Loup Guillaume a fourni des générateurs de graphe qui
ont servi au travail préliminaire.
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Les protocoles &changes Pa#-pair actuels incitent leurs clierig€changer les fichiers @icea un systme déchanges
de blocsrappelant leconomie lilerale. Cetté&tude pesente des algorithmegmetiques permettant deeterminerlar
meilleure stratgie de ggociation des blocs dans usseau Paig-pair de type BitTorrent, c’est-dire celle qui maxi-
mise la vitesse deetechargement.

Keywords: pair-a-pair, optimisation, protocole BitTorrent, algorithméstiques

1 Introduction

Les protocoles dettechargement pag-pair ont beaucoupvolue depuis leurs &uts (Napster, Gnu-
tella...) llsétaient initialement b&s sur un concept client/serveur distébiplusieurs pairs pos€daient
un fichier quiétait €lechar@ par d’autres pairs. Mais la quastile genspartageantun fichier se eduisait
trop par-rappor celle dedeechs(télechargeurs passifs), ce qui rameralé probématique classique de
la saturation de bande passante en sortie des serveurs.

1.1 Le protocole BitTorrent

Les protocoles de lagyération suivante teatent de aeer un inérét du clienta partager ses fichiers.
Parmi les meilleurs systnes sont ceuxtbla gerérosie des premiers protocoleséte remplaée par un
mockle «libérab : chaque fichier est&toup@ enblocs Les clients ne pogslant qu’une partie du fichier
peuventéchanger les blocs qu'ils ongéj contre d’'autres. Ainsi, il suffit queds peu de pairs aient la
totalité des blocs pour que le sgate fonctionne, sans surcharger la bande passante de personne.

Le protocole BitTorrent @t invené par Cohen dans ce but [Coh03]. |l estédasr legenerous tit-for-
tat: chaque client donnera les blocs qu'il peds peféerentiellement aux pairs qui lui ont fourni le plus de
blocs. De plus, afin d'alimenter les nouveaux arrivants ou ceux qui onébib tes limite, on donne aussi
des blocscgérereusement Il s’établi donc une @gociation implicite entre les pairs, chacun essayant par
essais-erreurs de trouver ceux qui lui fourniront le plus de blocs, eemertemps alimente ses cliehts

1.2 Objet de cette étude

Dans cettéetude nous ne nous éressons pasla manére dont un pair recherche un fichier ni comment
il se connectex d’autres pairs, mais seulemenson protocole dectechargement. Nous proposons une
méthodea base d’algorithmesagétiques, semblabla ce qui &t fait pour le dilemme du prisonnieéie
[Axe87, BDM96] afin d'identifier les meilleures stéggies. On trouvera donc une description des paters
des stratgies, du protocole de simulation, et quelqueEsittats d’exprience.

un pair est un utilisateur, sitisur une machine et avec un logiciel, gpartage ses fichiers

on appellera par la suiteclients» d'un pair tous les autres pairs avec lesquels il est en relation, peu importe le sens du transfert
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2 Parametres d'une stratégie

Examinons maintenant commeatrire une strégie dans unaseau BitTorrent. Les stégies consiérées
doiventétre assez simple afin que leur espace pudsseparcouru par un algorithme grétique, et suf-
fisamment complexes pour comprendre la égi BitTorrent originelle ainsi que la plupart des sigi¢s
simples auxquelles on peut penser. Il me semble que les points suivants étigguris en compte :

— Récompense de la fidlité Le principe de base est que ceux qui ont le plus eevs®ront ceux qui
recevront le plus. Ce renforcement mutuel assure la s&abiisechanges.

— Geénrerosite Une strakgie peut avoir iréiét a envoyer des doees vers des gens qui n'ont pas de
relation avec elle. Loin &tre un acte de purggerosit, il s’agit en fait de se signaler: c’'est la seule
facon d’entamer lesnégociations avec le pair.

— Horizon temporel L évaluation de la performance d'un client est sa performar@eeftions et
émissions) moyenne sur une certairggipde. Un petit horizon temporel permegétte eactif tan-
dis qu’'un grand lisse les igularieséventuelles de transmission.

— Durée des choixUne straggie peut maintenir ses choix de clients un certain temps: cela permet par
exemple d'attirer I'attention des nouveaux clients en leur donnant plus. BitTorregévalue que
toutes les 10 secondes.

— Auto-limitation Pour ne pasgaspiller la bande passante, on peut majorer laédéhceenvoyé —
recu. Par exemple une stédie donnant-donnant majore lesemissions par lesceptions, et BitTor-
rent n’a pas de majorant. Lesoublards airont un majorant @gatif !

En fonction de ces congdations, voici un algorithme qui regsente la stragie universelle.
— Répeter
— Avec une probabilé&g envoyer un paquet deblocsa un client akatoire
trier les clients selon leutsdernieres actions suivant un certain ergg T
répartiru blocs auxc meilleurs clients
— soit proportionnellemerit ce qu'ils ont envo§ (mais tel que don—regal )
— soit selon un s@&ma pedefini S (mais tel que don —recu | )

envoyer les blocs restant, par paquets d& des pairs choisis au hasard
Envoyer de la sorte pendashsecondesd tours)

L'algorithme de triT peutétre agatoire (ce qui n'est pasds ineressant), par tailles deléchargement
décroissantes (on priébie ceux qui ont dorénle plus) ou par rapport&ceptionémission écroissants (on
privilégie ceux qui ont le meilleurendement).

3 Protocole de simulation

Un tournoi contient un certain nombre de pairs (100 dans cetteriexce). Chaque pair dispose de la
méme bande passante et tous doivél@dharger un fichier de la@me taille (autant de blocs; un bloc est
télechar@ atomiquement). A chaque instant, un client peut envoyer un nombre maximal de bloés.donn
Par analogie avec une ligne ADSL, ce nombre e&tdif6, et il n'y a pas de limite de&ception.

Si le sclema de epartition est prdefini, on donnera toujours; blocs au meilleur clientg, < c; au
second et ainsi de suitéquie. Comme il y a au plus 16 blocs enésy cela fait 916 possibiés pour le
sckemas. le patrimoine gnrétiqued’une stragégie est don¢S,g,r,h,T,u,c,l,d]

3.1 Sélection

Les meilleures stragies sont choisies par uné&thode darwinienne. La performance d’une sigat est
le temps qu’elle mead compéter ses dix premiergechargements & qu’un éléchargement est terné@n
un pair jouant la rame stratgie mais inconnu des clients en place remplacedegpiant) Les 90 meilleurs
survivent pour le tournoi suivant (en subissant une mutation) et leditlinés sont remplass par des
«enfants des 10 premiers.
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3.2 Mutations

Les straggies survivantes subissent toutes une mutation : chacun desgp@asest remplé&cavec pro-
babilitt p, par une valeur &atoire prise unifor@ment dans lintervalle et avec une probabilily par
une valeur proche (choisie avec une loi gaussienne de moyenne I'ancienne valéwaettype 10% de
l'intervalle). Nous avons prigr = 1% etpg = 3%.

3.3 Reproduction

La reproduction de deux stégjies suit les lois de Mendel: chaque pagtn® de I'enfant a 25% de
chances dtre la valeur dwpéere», 25% detre la valeur de lamere> et 50% une moyenne (pour les 7
paranetres nurdriques). Pour maintenir constante la taille de la population, I'enfant remplace un des deux
parents (en plus des 10 enfants des plus forts). Il y a 10 couples qui se reproduiterjue nouveau
tournoi.

3.4 Population initiale

Nous avons fait des ekpiences avec deux types de population initiales: une populataialement
aléatoire (chaque para#gtre pris unifornrement dans son intervalle) et une populatioédixomprenant les
strakgies suivantes (qui sont assemturelles) :

— 5méchantes ne donnent rien

— 5aléatoiresdonnent 1 blo& 16 clients pris au hasard

— 5échos donnent autant gu’ils ont recu aux meilleurs donateurs

— 5uniques donnent tout (16) au meilleur donateur

— 10proportionnelles donnent proportionnellement aux 4 meilleurs donateurs

— 10proportionnelles eactives idem mais avec un horizon de 1 au lieu du maximum

— 40 BitTorrent classiquesdonne 4 aux 4 meilleurs donneurs, plus proba de 33% de dmioale de 4, &-
évaluation tous les 10 coups

— 10roublardes comme BitTorrent mais #mission est majée par la éception moins 1

— 10roublardes sur rendemenidem mais en triant par rapports regmis cecroissants, au lieu de trier par
réception écroissantes comme toutes les autres

4 Reésultats
4.1 Comparaison statique des stratégies

Un tournoi (sans algorithmeégétiquesf donne commeésultat (le temps moyen déléchargement
étant de 7000 blocs / don de 16, soit 437.5)

ler roublarde 388.3| 6eme proportionnelledactive  425.6
2nd  proportionnelle 379.4| 7éeme BitTorrent 492.0
3eme écho 391.8 | 8eme akatoire 582.4
4eme unique 392.0| 9eme n&chante 1868.6
5eéme roublarde sur rendement 418.83

On peutétre surpris de la mauvaise performance de BitTorrent. Cela vient sans doute du fait qu’elle est la
seulea réévaluer tous les 10 coups alors que les augesaluenta chaque fois. Cependant, comme on va
le voir, les algorithmesé&etiques vainqueurs sord la BitTorrent.

4.2 Algorithmes génétiques

La surprise des algorithmeg&gtiqued est la disparition totale des stégies proportionnelles. Au bout
d’une cinquantaine de tournois, ne survivent que desgfieda sclema fixé qui trient les clients par nombre
de blocs regusétroissants. Les 10 meilleurs sérgies apes un million de tours de simulation (300 cycles

§ programme disponible siattp://www.liafa.jussieu.fr/ ~fm/P2P/SimuStat.tgz
programme disponible siattp://www.liafa.jussieu.fr/ ~fm/P2P/SimuGen.tgz
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de reproduction) dans une simulation déarsont donees par ce tableaufida premére colonne est le
schkema de don (par exemple [4 3 2] indique que I'on donne 4 blocs au meilleur client, 3 au second et 2
au troiseme). Si la somme n’est pas 16, les autres sont toujoursecaunhasard. Le€sultats d’'une autre
simulation difeérent tes peu si I'on garde les@me parardtres (nombre de clients, taux deextion) mais

gue I'on change la population initiale.

sctema horizon dwe limitation taille blocs @rérosié
h d I alea.r g

[333322] 3 17 +5 5 4%
[322222] 10 16 +7 7 4%
[333322] 14 13 +10 8 7%
[333322] 11 11 +4 6 5%

[4444] 6 13 -2 9 2%
[443221] 8 15 +15 8 4%
[333322] 17 14 +11 4 6%
[333322] 18 11 +1 4 1%
[54421] 17 13 +8 7 0%
[333322] 16 13 +9 6 6%

[4444] 20 10 +16€ +) 4 33%

Il est surprenant de constater la grande similitude de ceggieatavec la stragie BitTorrent classique (ce
que le tournoi classique ne laissait pas du toéspger d'ailleurs) qui est doae pour nemoire dans la
dernkre ligne du tableau. Cela valide le choix d’'un horizon temporel long, égagement d’'une longue
durée de maintien des choix. Les principales &@ifinces des stégies gagnantes sont dans le nombre
plus élewe de clients (6 contre 4) et le coefficient dengrosié beaucoup plus bas (presquégligeable).
Certaines str&gies ont une limitation assez forte (on trouveéme des stragies«roublardes qui donnent
moins que ce qu’elles ont regu) mais les &giesa limitation faible semblent &s bien survivre aussi: le
parangtre n'a pas I'air cetre un facteuevolutif majeur.

5 Conclusion

Lorsque j'ai commengces expriences, je me demandais (sur une question quéta’po®e par Laurent
Viennot) s'il existait des strégies meilleures que BitTorrent sur le protocole BitTorrent. CGatide semble
répondre par la&gative. Les principales défences sont le nombre de clients (que tous les clients actuels
permettent deagler) et le facteur deggérosié (qui semble trop grand dans BitTorrent). Le principe originel
de BitTorrent est umgenerous tit for tatmais il semble que ledté «donnant-donnamtprédomine sur le
cote «généreux pour une efficacé maximaleA ce cetail pies, il est vali@.

On peut se demander pourquoi ne pas individualiser les blocs : & dastblocs peldtre utilisee dans
la négociation. Lebloc rare [MRO04] finit par dispar#tre du €seau et bloque legléechargements de tous
les utilisateursa 99%. Des protocoles eredeloppement utilisent un&sanisme de redondance des blocs
permettant cBviter ce prol®#me eréchange d’une augmentation minime de la taille du fichier. Getige
dissocie ces deux facettes d’'une fgi¢ paira-pair qui sont assez orthogonales.
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This paper proposes the 3D Delaunay Triangulation (D7) as a promising solution for constructing scalable p2p net-
works. The key idea is to maintain for each node a D7 of the neighbour nodes. While demonstrating scalability in a
real system is not practical for the current work, we demonstrate the scalability of the 3D D7 using simulation. The
results obtained indicate that there are upper bounds on the time needed to join and on the average number of neigh-
bours maintained by a peer. Therefore, the amount of bandwidth and processing requirement for each node is bound,
independent of the total number of nodes in the system.

Keywords: p2p, overlay network, graph, triangulation, delaunay

1 Introduction

A peer to peer (p2p) system is one in which autonomous peers have symmetric roles. P2p systems are
constructed by connecting various computers (nodes) in a mesh-like fashion, thus forming a virtual network
on top of the physical Internet. The term overlay network is thus often used to describe p2p systems. The
whole system is only operable, and the peers can only benefit, if the peers that depend on each other
in forwarding information and sharing computer resources. This is why issues of scale and redundancy
become much more important than in traditional systems.

This paper proposes a fully-distributed p2p architecture, which attempts to solve the scalability problem
based on the mathematical construct of the Delaunay Triangulation in 3D. The main contribution of the
paper is to propose a resource efficient solution, which requires no server at all, not even for joining.
Section 2 deals with the partitioning of the virtual world; the geometrical construct Delaunay Triangulation
is discussed. Section 3 describes the data structure and some of the algorithms we developed, as well as the
main problems of the communication protocol.

2 Partitioning the 3D virtual world with the Delaunay Triangulation
2.1 The definition

The Delaunay Triangulation — introduced by Boris Delaunay in 1934 [Del34] — decomposes the convex
hull of a point set S into unique cells (triangles in R? and tetrahedra in R3). There are only two conditions
building the DT

Definition 2.1.1 Let S be a point set of n points in R*>. A DT (S) in 2D is a triangulation of S where no
point d lies inside the circumcircle Cype of any triangle Ty,

Let S be a point set of n points in R3. A DT (S) in 3D is a triangulation of S where no point e lies inside the
circumsphere Cypeq Of any tetrahedra Iypeq.

The circumsphere is the sphere defined by the four vertices abcd of a tetrahedron Zp.4. This definition
implies that the tetrahedra are not flat, otherwise their circumscribing sphere is not defined.
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Fig. 1: A hexahedra can be separated into two or three tetra- Fig. 2: Four new tetrahedra resulting from the split of T4
hedra [AKO00]. with e.

2.2 The Delaunay Triangulation construction

The basic component of most algorithms for the construction of the DT is the Delaunay diagonal flip.
After a finite number of Delaunay diagonal flips out of any triangulation, the most compact one can be con-
structed: the D7 . For building a p2p infrastructure using D7, a dynamic algorithm is needed. Therefore,
in this section, we will focus on an incremental algorithm. In the first step the description is only done for
the 2D case, then the main problem of switching to 3D is presented.

The addition of a point to the DT is equal to the problem of computing DT; = DT ({p1,...,p;}) from
DT ;_1 by inserting p;. Let I be one of the triangles of D7;_| whose circumcircle C. contains the new
point p; and therefore are in conflict with p;. It is not longer a Delaunay triangle, according to definition
2.1.1. Let bc be the edge that lies inside the quadrilateral abcp;. A Delaunay diagonal flip has to be done to
replace Ty and Tpep, by Tapp; and Tycp,. The newly created triangles must be tested as well, with the same
process until there are no more triangles in conflict with any points [AKOO].

In case no triangle is in conflict with p;, the convex hull of all points from S = {py,...,p;—1 } needs to be
enlarged. First p; is connected to all points from S which it can see, that means to which straight lines can
be drawn without crossing any edge from DT ;_;. All created edges are Delaunay edges to SU p;. The
opposite edges to p; must be checked and flipped if necessary.

Liebeherr has used the 2D DT as structure for a p2p network called Hypercast [LN02]. Hypercast has been
tested with up to 10,000 nodes running on up to 100 computers.

In 2D a quadrilateral can only be divided into two triangles, whereas the hexahedra in figure 1 can be sepa-
rated into two tetrahedra Z .. and 4. (Figure 1 a) or into three tetrahedra Z.4e, Tupae and Zypeq (Figure
1 b). The principal problem in 3D is that there are some sets of points that allow different triangulations,
depending on the insertion order of the nodes, therefore the 3D D7 is not unique.

The limited space of this paper does not allow to describe the removal of a point from the DT

3 A distributed algorithm for the Delaunay Triangulation in 3D

Currently no algorithm exists to compute the D7 in a distributed way. By distributed we mean that each
point of the triangulation corresponds to one computer, which is aware of its direct neighbours only. The
main problem is the consistency: All nodes are aware of their direct neighbours only and not of all the
nodes of the triangulation. Thus, it is very difficult to keep the views of all the nodes consistent.

This section describes the data structure, followed by a short presentation of the main method, which adds
a point (join from a peer point of view). Finally, some test and validation methods are presented and the
main problems of the communication protocol are discussed.

3.1 The data structure and the basic methods

We do not use the Quad-Edge structure developed by Guibas and Stolfi [GS85] or the simpler struc-
ture based on a double connected edge list (DCEL) [BKOSO00], but one that allows for easier naviga-
tion, even though some information is redundant. There are two main objects in this structure: Node and
Tetrahedron. A Tetrahedron is the main object for storing the triangulation. It is composed of its
four vertices, stored as Nodes and its circumsphere stored as Sphere that consists of a Point for its cen-
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ter and its radius. Furthermore it stores its four facets as P Lanes and its four neighbour Tet rahedron. A
Node stores its position in a Point and maintains a list of its neighbour Nodes and a list of the tetrahedra
(Tetrahedron) where it belongs to. These references allow to navigate in the triangulation. All the other
objects have only a supporting function, e.g. the Vectors and Lines, which are basically needed for the
calculation of the center of the circumsphere of a Tet rahedron and to calculate the representation of a
Plane by its normal vector starting from three Points or Nodes.

3.2 Join the Delaunay Triangulation

The node nj wishing to join needs to know one node belonging to the DT that executes the join procedure
for nj. The nearest node nn to the desired location of nj is searched by recursively traveling through the
DT . For the following pseudo code we assume that the DT has at least four nodes and the node nn has
been found.
tetra « neighbours (nn, 2) /*all tetrahedra of nn and their respective neighbour tetrahedra */
liesInside « false /*true if nj lies at least inside one sphere */
fori—Qto tetra.lengthdo
if nj lies inside sphere of tet rali] then
newtetras < null /* variable for the min. 2 and max. 4 tetrahedra resulting from the split */
for j — O0to 3 do
newtetras|j] « new
Tetrahedron(tetrali](j%4),tetrali]((j+1)%4),tetrali(j+2)%4),nn)
/% tetralil(j) returns the j.th point of tetrali] ¥/
if not nn lies inside tet rali] then
| if cetrali]((j+3)%4) lies inside sphere of tetrali] then newtetras|j] — null
end
end
Update the neighbour relationship between the 5 nodes (the four nodes of tetrali] and nn)
Update the list of tetrahedra of the 5 nodes
Update the tetrahedra neighbourship relations between the newtetras
Update the convex hull (in case one facet of tetrali] was on it)
liesInside + true

end

end

if not 1iesInside then enlarge the convex hull of D7 with nj
If the joining node lies inside one tetrahedron (not only inside its sphere) the split creates four new tetrahedra
(Figure 2). If the new node lies outside the tetrahedra (but inside its sphere) only two or three new tetrahedra
are created (see section 2.2 and figure 1).

3.3 Tests and validation

During the execution of the code, whenever a change occurs, all nodes and tetrahedra affected are checked
for compliance with definition 2.1.1. Moreover all neighbour relations between the tetrahedra are checked:
Two tetrahedra having a common plane must cross-reference each another. Several different scenarios
have been tested to validate the algorithm: Randomly distributed nodes; Nodes randomly distributed on the
surface of a sphere; Points distributed in smaller and bigger clusters, computed with the Lévy Flight method
[Lév37].

As there is no general view of all nodes and all tetrahedra, all nodes write the tetrahedra they know in a
common file to gain a global view. This file is then compared with the output of the CGAL DT algorithm
[CGA].

3.4 The communication protocol

The protocol itself is not discussed in this paper, but two major problems are described: the consistence of
the triangulation during and after the concurrent execution of more than one task and the crash of a peer
and the involved reparation of the triangulation.

It is crucial for the coherence of the virtual world, to locally accept only one alteration a time. For example
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two peers may join or leave the network at the same time only if they do not alter the same nodes or
tetrahedra. Otherwise the two (ore more) peers would create or destroy tetrahedra or peer relationships
without knowing about the actions of the other one, which would automatically lead to an inconsistent
triangulation. Therefore, all peers involved in a join or leave procedure are locked. Peers can still perform
actions, e.g. send messages, but they cannot alter the triangulation. This approach is comparable to the lock
mechanisms implemented in database systems to allow transactions conform with the ACID paradigm. A
peer that wants to join tries to lock all nodes involved. If it doesn’t succeed, it unlocks them and retries after
a certain time, to avoid deadlocks.

In the case of a crash of one of the peers, the other peers must detect the crash. Hence heartbeat messages
are sent to the neighbours. If one peer has not received the heartbeat message from one of its neighbours, it
takes the leadership and locks all the neighbours of the crashed peer and executes the leaving procedure for
the crashed peer.

3.5 Complexity

The task of building the D7 in a static way (all the nodes are known at the beginning of the construction)
has a lower bound of Q(nlogn) in 2D and Q(n?) in 3D, where 7 is the number of nodes [YB98].

In our case not the overall time complexity is important, but the complexity for joining one node to the D7 .
As the simulation results have shown, the number of neighbours of a node is bound, as well as the number
of tetrahedra destroyed during the join. These two numbers do not grow with the total number of nodes in
the DT . If the nodes are randomly distributed, the average number of neighbour nodes is 15, the maximum
is 35. The average number of tetrahedra destroyed during the join of a node is 15, the maximum is 28.
The time complexity of the join procedure does not depend on the total number of nodes in the D7, but it
only depends on the number of neighbour nodes. This can be seen very clearly, because the main loop of
the pseudo code in section 3.2 is executed for all neighbour tetrahedra of degree two, this number directly
depends on the number of neighbour nodes. Since the number of neighbour nodes is nearly constant, and
does especially not grow with the number of nodes in the DT, the complexity of the join procedure is
constant as well.

4 Conclusion

This paper presents a solution to the scalability problem in p2p networks, by showing a way to partition
the 3D virtual space with the help of the Delaunay Triangulation. More work is needed to improve the
performance of the presented algorithm and to allow efficient movements of the nodes without using the
join and leave methods.
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Les réseaux locaux sans fil basés sur 1a norme IEEE 802.11 ont constitué ces dernieres années une solution de connexion
réseau offrant mobilité, flexibilité et faible colit de déploiement et d’utilisation. Cela encourage 1’utilisation de ce
protocole pour les nouvelles applications nomades. Parmi ces applications, nous pouvons citer les communications
entre véhicules qui permettent une meilleure sécurité routiere et de nouveaux services aux conducteurs. Un tel réseau
a forte dynamique met a I’épreuve les performances de la norme IEEE 802.11. Dans cet article, nous nous sommes
intéressés aux performances de la norme IEEE 802.11 pour la communication inter-véhicule a travers des simulations
de convois de véhicules.

Keywords: Communication inter-véhicule, IEEE 802.11, Network Simulator 2

1 Etude des communications inter-véhicules
1.1 Objectif et méthodologie

De nos jours, le domaine de la communication inter-véhicules a vu une grande avancée [Tsu02, LH].
L’existance des équipements pour la norme IEEE 802.11 [LA04, Gas02] avec des prix abordables, en-
courage son utilisation dans ce type d’application. Ce type de réseaux est caractérisé par la forte mobilité
des véhicules, ce qui peut occasionner une topologie trés dynamique, un taux de perte important et une tres
courte durée de communication entre les véhicules. Par exemple, avec un rayon de communication de 250
metres, deux véhicules qui se croisent a 90 km/h ne peuvent communiquer que durant 10 secondes. Dans
ce type d’applications, les mobiles communiquant sont organisés, dans la plupart des cas, en convois circu-
lant dans le méme sens (convoi principal). Un autre convoi, qu’on considérera comme perturbateur, circule
dans le méme sens ou dans le sens inverse. Les communications sont réalisées par diffusion de messages a
plusieurs sauts.

L’étude des performances du IEEE 802.11 dans un convoi de véhicules est faite avec des simulations.
Celles-ci sont réalisées avec Network Simulator 2 [ns]. Nous avons fixé plusieurs parametres a partir des
expérimentations sur route. Nous pouvons citer 1’utilisation de cartes 802.11b d’une portée de communica-
tion de 520 metres grice a une antenne externe, le modele de propagation two-ray ground, qui simule une
communication avec une seule réflexion sur le sol, et I’utilisation du protocole UDP.

Dans les sections suivantes, nous présentons les différents scénarios et les résultats obtenus a travers notre
étude des performances du IEEE 802.11 pour la communication inter-véhicules.

2 Convoi de véhicules

L’objectif de ce premier scénario est d’étudier les délais de transmission et les débits de réception dans
un convoi de véhicules. Dans ce convoi, le véhicule de téte émet périodiquement des paquets de 1440
octets en broadcast en utilisant le protocole UDP (le débit du broadcast est 1 Mbit/s sans I’utilisation du
mécanisme RTS/CTS). Quand les véhicules suiveurs regoivent le paquet, ils le réémettent une seule fois.
Les parametres sont les suivants :
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- Le nombre de véhicule dans un convoi : 4, 8, 12 et 16;

- Les distances inter-véhicules (ie. distance entre deux véhicules voisins) : 50, 100, 200 et 400 metres;

- Le délai inter-paquet (représente la période d’émission des paquets par le véhicule de téte) : 11, 14, 20,
30 et 50 ms.

Afin d’évaluer les résultats, nous avons retenu les éléments suivants :

- Délai moyen entre deux véhicules voisins;

- Délai moyen de bout en bout : représente le délai de transmission moyen entre le véhicule de téte du
convoi et le dernier;

- Délai de bout en bout pour le premier paquet recu par le dernier véhicule du convoi;

- Taux de perte dans le convoi (ou le débit de réception);

- Nombre de sauts pour atteindre le dernier véhicule.

2.1 Délai de bout en bout du premier paquet

D’apres la figure 1, nous remarquons que les délais du premier paquet sont trés acceptables méme avec un
long convoi (de 16 véhicules) ou le délai de bout en bout avec une distance inter-véhicule de 400 metres
est de 200 ms. On remarque aussi que pour une période inter-paquet de 11 ms, le délai de bout en bout
du premier paquet est supérieur a ceux obtenus avec les autres périodes (14, 20, 30 et 50 ms). En effet, le
véhicule de téte émet un paquet vers les véhicules suiveurs, et durant le temps de propagation du paquet de
véhicule a véhicule, il essaiera d’émettre un autre paquet (apres 11 ms). Ceci génera la réémission de ces
paquets intermédiaires par les autres véhicules (Fig. 2).

Délai de bout en bout (s)

Délai de bout en bout (s)

L 1 i L
E 2 L % 0015 0 (173 003 00% ] 005 005
L/ 0

Distance inter-véhicules (m) Délai inter-paquet (s)

Fig. 1: Délai de bout en bout pour le premier paquet dans Fig. 2: Délai de bout en bout pour le premier paquet avec
un convoi de 16 véhicules. une distance de 400 m.

2.2 Délai moyen de bout en bout

La figure 3 montre que le délai moyen de bout en bout, de I’ordre de plusieurs secondes, est grand par
rapport a celui du premier paquet surtout avec des faibles délais inter-paquet (11 et 14 ms) et des courtes
distances inter-véhicules (50 et 100 metres). Or, si nous prenons une distance inter-véhicules de 400 metres,
le véhicule de téte aura un seul voisin. Dans notre scénario, le véhicule de téte émet des paquets de 1440
octets avec une période prédéfinie (e.g. 14 ms), et a la réception du paquet, le véhicule suiveur le réémet une
seule fois. Quand le véhicule de téte essaiera d’émettre un deuxieme paquet, ce dernier s’arrétera au niveau
de la couche MAC, puisque le canal sera occupé par la réémission du premier paquet par les véhicules
intermédiaires, provoquant ainsi un délai plus important.

Nous constatons que la valeur importante du délai moyen de bout en bout est causée par I’attente au

niveau de la couche MAC occasionnée par la concurrence des autres véhicules essayant d’accéder au canal
en méme temps.
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Fig. 3: Délai moyen de bout en bout dans un convoi de Fig. 4: Taux de perte moyen dans un convoi de 16
16 véhicules. véhicules.

2.3 Taux de perte

Comme illustré par la figure 4 avec un convoi de 16 véhicules, on remarque que tous les parametres de notre
simulation ont une influence sur le taux de perte. Celui-ci est proportionnel a la distance inter-véhicules,
puisque plus la distance est grande plus la détection de transmission en cours s’affaiblit, ce qui peut aug-
menter le risque de collisions.

D’un autre coté, le taux de perte est inversement proportionnel au délai inter-paquets. Pour un délai élevé,
le véhicule de téte permettra aux autres véhicules de réémettre leurs paquets avant d’en émettre un nouveau.

Le nombre de véhicules influence également le taux de perte : plus le nombre de véhicules est grand et
plus le taux de perte sera grand. En effet, le nombre de véhicules affecte d’une maniere directe la longueur
du convoi, ce qui augmente le risque de perte de paquets.

3 Influence d’'un convoi perturbateur

La section précédente était consacrée a 1’étude des communications dans un convoi de véhicule. Dans cette
section, nous complétons cette étude en analysant I’influence d’un convoi perturbateur. Nous utilisons donc
deux convois dans lesquels ont lieu des communications. L’étude porte sur les communications dans le
premier convoi, dit convoi principal. Le second convoi joue le role de convoi perturbateur.

3.1 Objectif et méthodologie

L’objectif de ce scénario est d’étudier les délais de transmission et les débits de réception dans le convoi
principal. Le convoi principal est paramétré comme suit : le nombre de véhicules est 12, la distance inter-
véhicules est de 50 metres, les paquets sont émis par le véhicules de té€te chaque 14 ms (avec un débit de
100 KOfs) et les véhicules se déplacent avec une vitesse de 90 km/h.

Les parametres du convoi perturbateur varient de la méme fagon que dans le scénario a un seul convoi de
véhicules (cf section 2). Nous ferons les mémes mesures que dans le premier scénario.

Le convoi perturbateur peut se déplacer avec trois vitesses relatives au convoi principal: 0 km/h, 90 km/h,
180 km/h.

La configuration du convoi principal représente un cas réel puisque la distance de sécurité est de 2 sec-
ondes et comme nous avons choisi une vitesse de 90 km/h, cette distance est de 50 meétres. Le choix d’un
convoi de 12 véhicules nous permet d’étudier I’influence de la longueur du convoi perturbateur sur la qualité
de la communication (sachant que le convoi perturbateur peut avoir 4, 8, 12 et 16 véhicules).

3.2 Résultats du convoi principal avec perturbation

D’apres la figure 5 et la figure 6, on constate que la longueur du convoi perturbateur a une grande influence
sur la qualité de la communication dans le convoi principal et cela selon la vitesse relative. Si la longueur du
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Fig. 5: Taux de perte dans le convoi principal avec une Fig. 6: Taux de perte dans le convoi principal avec une
vitesse realtive de 0 km/h. vitesse relative de 20 km/h.

convoi perturbateur est égale ou peu supérieure au convoi principal, on aura un meilleur taux de perte mais
un délai moyen de bout en bout important. En effet, dans cette configuration, nous assurons une meilleure
retransmission des paquets, donc le taux de perte moyen diminue mais le délai moyen de bout en bout
augmente.

4 Conclusion

Suite aux résultats obtenus avec les simulations sous ns-2, nous constatons que la norme IEEE 802.11 peut
étre utilisée pour la communication inter-véhicules avec un faible débit. Nous estimons qu’avec 1’ajout
d’heuristiques appropriées pour la retransmission des paquets dans un convoi de véhicules, nous obtiendrons
de meilleurs résulats. Avec de telles améliorations, des débits plus importants pourront étre atteints, tout en

assurant de faibles délais de transmission.
Actuellement, nous travaillons sur la conception d’algorithmes multi-sauts adaptés a la communication

inter-véhicules.
Finalement, suite aux limitations de la couche MAC dans un environnement de forte mobilité, nous

planifions d’étudier I’impacte de la norme 802.11g, qui propose un débit plus important que la 802.11b.
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We study the problem of gathering information from the nodes of a radio network into a central destination node. A
transmission can be received by a node if it is sent from a distance of atdna@std there is no interference from

other transmissions. One transmission interferes with the reception of another transmission if the sender of the first
transmission is at distanakg or less from the receiver of the second transmission. In this paper we study the case
dr =1 andd, > 1 for two-dimensional grid networks with unit time transmissions. We prove lower bounds on the
number of rounds required for any two-dimensional grid and we describe protocaolx fegrids withn odd that are

optimal for oddd, and near-optimal for eved .

Keywords: radio communication, interference, grids, gathering

1 Introduction

In this paper, we study a problem suggested by France Telecom concerning the design of efficient strategies
to provide Internet access using wireless devices. Typically, several houses in a village wish to access
a gateway (a satellite antenna) to transmit and recieve data on the Internet. To reduce the cost of the
transceivers, multi-hop wireless relay routing is used. Information can be transmitted from a node to any
node within distancely. However, a transmission camerferewith reception at nodes at distances up to

d > dr from the transmitter. If two calls are mutually non-interfering, we say that theg@mpatible

The goal is to enable access to the gateway by the users with the constraint that the number of different
transmissions that can be done is limited by the number of channels and time slots available. This depends
on the technology used (see [Bia00, Gal04jh@2], for example). We will use the terrnundto mean

a time slot on a given channel during which we can have only compatible transmissicaltsoiVe are
interested in schedules that minimize the number of rounds.

We consider the case in which the nodes are at the points of the 2-dimensional Euclidean plane. This
is the situation when the streets in the village form a grid pattern. We assunmgrthal, so a node at
position(x,y) on the plane can transmit to nodesy+ 1) and(x=+1,y). This choice ofdr minimizes the
cost of the transceivers. We study the problergatheringone piece of information from each node into a
central gateway nodg for transmission over the Internet. The inverse problem of gathering, in which each
node receives a personalized message from the central node, isdistfdalition or scatteringand can be
solved by reversing the order and directions of the transmissions in a gathering protocol. We assume that
all pieces of information are of the same size, such as the size of a packet, so all transmissions take one time
unit. The gathering problem then becomes one of organizing the transmissions into rounds of compatible
calls so that the number of rounds is minimized.

We represent the wireless network as a graph (V, E) in which the vertices represent wireless network
nodes and there is an edge between each pair of vertices that are at diktandess from each other.

TResearch supported by the CRC CORSO with France Telecom, the Equipes®RESEAUXCOM of INRIA, and the European
Project FET CRESCCO.



104/126

Jean-Claude Bermond and Joseph Peters

Whendr = 1, the graph is a 2-dimensional grid. We assume @t a square grid wittN = n? vertices.

We will concentrate on the case whes- 2p+ 1 is odd and the vertices are arranged symmetrically around
the central vertexp = (0,0) with p columns of vertices on either side of the vertical axis througand

p rows above and below the horizontal axis throwghlf nis even,vg will be slightly off-centre. Minor
modifications of the techniques described in this paper will worlofeven.

In a radio network, a transmission can be received by all nodes at distaicdess, but in the gathering
problem, only one node will forward the message towards the gateway, so we can assume that each call
involves a pair(s,r) wheres is the sender andthe receiver of the message. When the distat{sgr)
between the sender of cdl;,r;) and the receiver of callsj,r;) is such thaty < d(s,rj) < d, then the
call (s,ri) is too weak to be received by, but it is strong enough to interfere with the reception of call
(sj,rj) byrj. In this paper, we use rectilinear distance (i.e., distance on the grid) as an approximation to
Euclidean distance, mainly because it simplifies the analysis. Rectilinear distance is a good approximation
to Euclidean distance when the ratio betwdeanddy is small, and this is usually the case in practice.

Several examples are shown in Figure 1. In Figure 1(a), the(salls ) and(sz,r3) are compatible when
dy = 3 and so are the callss, r3) and(s4,r4). All other pairs of calls are incompatible. For example, the
call (s1,r1) does not interfere with receptioniat but (s, ry) interferes with reception at, so these calls
are incompatible. Figure 1(b) shows the calls aroundvhich is represented by a large circle, witgge= 3.

None of the calls in the shadéudterference zonare compatible with each other, so at most one of these
calls can be done at any given time. The situation is slightly different wiheneven. In Figure 1(c), all of

the calls in the shaded interference zone interfere with each other as in the odd case, but the ways in which
information can enter vertices on the boundary of the interference zone are more restricted. The only subset
of four compatible calls from vertices on the dashed square to vertices on the boundary of the interference
zone is shown with solid arrows. All other such calls can only be done two or three at a time.

s
ra 3 3
[ ] [ ] & [ ] [ ] [ ]
(a) (b)

Fig. 1: Interference fodr = 1and (a)d, =3, (b)d; =3, (c)d, = 4.

The one-dimensional version of the problem studied in this paper, that is, gathering into a designated node
of a path, is solved in [BCYO05]. In [KMPO04], the case where there is a continuing demand is considered
and systolic algorithms are given. In [BKMPO5], general lower bounds and protocols are givinfat
for various networks such as trees and stars. For the gathering problem, tltg easke = 1 is the half-
duplex1-port model which has been widely studied in the literature (e.g., [BGRV98]). The broadcasting
and gossiping problems in radio networks with= d; = 1 are studied in [GMO03] and [GP02] respectively.

2 Lower Bounds

We say that the calls entering arelevel 1 calls, the calls entering neighbourswgfare level 2 calls, and
so on. A call(s;r) is a levelf call if d(s,vo) = ¢ andd(r,vp) = £ — 1. Note that if¢+ ¢ < d, +1 then

a level/ call interferes with a level’ call. In particular, wherd, = 2k — 1 is odd, all calls at levek or
less interfere with each other (see Figure 1(b)). Whes 2k is even, all calls at level or less interfere
with each other and the subsets of compatible Ikvell calls are restricted. In particular, there is only one
subset of four compatible calls at level 1 (see Figure 1(c)), and this subset is incompatible with all calls
in the interference zone.
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Gathering in Radio Grids

Note that information at a vertex at distarcc&om vg will use at least one levelcall for eachl < /¢ <d
to reachvp. We will useNg to denote the number of vertices of the square grid (Witk: n? vertices,
n = 2p+1) that are at distance exacttlyfrom vp. We have thalNp = 1, Ny = 4d for d < p, andNyg =
4(2p+1-d)ford > p.

Theorem 1 The number of rounds to gather in the< n grid is at Ieastzf‘zliNi +k(N— ZE(:O N)if dy =
2k—1is odd, andy ¥ ;iN; + (k+ ) (N — $K oN) if di = 2k is even.

Proof Outline:

Cased, = 2k — 1 is odd: Information from vertices at distanak> k from vp must usek calls inside
the interference zone, all of them pairwise interfering, to regachinformation from vertices at distance
d < k from vg must used calls inside the interference zone. So, the total number of rounds is at least
K JiNi+k(N=SK oN) =k(N—1) — 5%, (k—i)Ni. For example, fod, = 3 (andp > 2), we nee®N — 6
rounds.

Cased, = 2k is even:The lower bound on the number of calls inside the interference zone is the same
as for the odd casgk_;iN; + k(N — TK /N). The difference from the odd case is that the Idvell calls
are also restricted, so that the information from vertices at ldwel$ and greater require%:(N I \)
additional rounds for a total gf¥_; iN; + (k+ 2)(N — ¥ o Ni) rounds. m

3 Gathering Protocol

In this section, we describe protocols that achieve or come close to the lower bounds of Theorem 1. We
say that a vertex iactiveif it has information that needs to be sent or forwardeutoA vertex that is not
active and is not on any path that will be used to forward information in future rountisrnsant

Theorem 2 Suppose that = 2p+ 1 andd; = 2k— 1 are odd. Then gathering in thex n grid can be
completed iy _; iN; + k(N — T o Ni) rounds and this is optimal.

Proof Outline: The general idea is to organize the calls into stagekodunds. In each stage, four active
vertices that are symmetrically arranged arougdre chosen. Information is forwarded along paths from
each of these vertices ¥ for 4k rounds. At the end of the stage, the four vertices become dormant, all other
vertices on the four paths have sent one piece of information and recieved anothgrhaadeceived four

more pieces of information. The paths are chosen in such a way that the calls in each round are compatible.
We iterate this procedure until the only remaining active vertices are inside the interference zonevground

It takesT ¥, iN; sequential calls inside the interference zone to move the remaining informatios into

Figures 2(a) shows two examples of stages, one with solid arrows and the other with dotted arrows. The
numbers indicate the rounds during which the calls are made. Stages are executed sequentially, so that at
any given time, only one set of paths is being used. It is not hard to verify that the calls on the solid paths
are compatible in each round. Similarly, the calls of the dotted paths are compatible. In general, paths in
the upper right quadrant go towards the closest axis and then along the sxisTioe paths in the three
other quadrants are obtained by rotation.

Theorem 3 Suppose that=2p-+1andd, = 2kis even. Then gathering in timex n grid can be completed
in 1IN+ (k+ 3)(N = 3K oNi) +k— 1 rounds.

Proof Outline: If d; is even, the paths are similar to the odd case except for the Kevél calls which

enter vertices on the boundary of the shaded interference zone from vertices on the dashed square (see
Figure 1(c)). These calls require an extra round in each stage. The most efficient way to do the-level

calls is to use the four calls labelledin the example in Figure 2(b). This works for all paths starting at
levelk+ 2 or greater. Most of the paths that start at#ke- 4 vertices on the dashed box can only be done

two at a time without interference. Careful use of the calls labell@tlows us to do twelve of these calls

three at a time for a total &f(4k+4) + 2k rounds to move the information of thedle+ 4 vertices tovg. O
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Fig. 2: Gathering stages falt = 1 and (a)d; =5, (b)d, = 6.

Addendum

We have recently improved the lower bound for the ahseven to match the upper bound of Theorem 3.
The proof of this lower bound and also the complete proofs of Theorems 2 and 3 are considerably more
complicated than the proof outlines presented here. All details will appear in the full version of this paper.
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La simulation du routage interdomaine nécessite 1'utilisation de topologies se rapprochant le plus possible
de la taille et de la conformation du réseau réel. L’utilisation de topologies & granularité plus fine que
le graphe de domaines de routage, permet d’observer d’avantage d’instabilités. Nous avons élaboré un
algorithme de génération de topologies de sessions BGP pour la simulation réaliste de BGP et l'avons
implémenté dans un outil général de manipulation de topologies interdomaine. Cet algorithme inféere les
topologies de sessions BGP en utilisant des topologies, édifiées a partir de données bruts de 'Internet, et
d’informations de connectivité des domaines de routages, au niveau routeur.

Mots Clé: Routage Interdomaine, Simulation de BGP, Topologie Internet

1 Introduction

Durant plus de dix ans, BGP (Border Gateway Protocol) a été le protocole officiel de routage in-
terdomaine. Cependant, des études ont montré le caractére instable du routage par BGP. Pour ten-
ter de comprendre et de corriger ces instabilités, plusieurs simulateurs ont déja été congus [5][6][7].
Nous avons imaginé un simulateur a large échelle du protocole, qui a pour ambition de reproduire
les instabilités de fagon réaliste. Une composante importante d’un tel simulateur est la topologie
utilisée. En effet, reproduire les instabilités observées sur Internet exige I'utilisation de topologies
les plus réalistes possible. La majorité des simulateurs existant fonctionnent avec la représentation
classique de la topologie interdomaine : un graphe d’ASs (Autonomous Systems) interconnectés
par des liens BGP. Chaque AS est abstrait et simplifié pour constituer 'entité communiquante
de base. Des études récentes [4] ont montré qu'une partie importante de I'instabilité constatée de
BGP était die, en partie, a la complexité interne des ASs et & la multiplicité des liens existant
entre certains couples d’ASs. Il apparait, donc, que la simulation réaliste de BGP a grande échelle
nécessite des topologies concervant cette complexité.

C’est pour répondre a ce besoin qu’ont été imaginées les topologies de sessions BGP. Basés sur
une représentation plus fine du réseau interdomaine, ces topologies permetteront de générer les
comportements d’instabilité dis a certaines politiques de routage alliées a la complexité interne
des ASs. Cependant, la pauvereté des informations a propos de la structure interne des ASs,
qui transpire a l’exterieur ne permet pas de construire une topologie fiable de I'Internet. Il a,
donc, fallu mettre au point une méthode de génération, permettant, a partir de la topologie des
ASs et d’informations complémentaires, de créer des topologies de sessions BGP qui, si elle ne
correspondent pas exactement a la réalité, possedent au moins un caractere de réalisme suffisant
pour produire les instabilités de BGP qui nous intéressent.

Le présent article se poursuit en décrivant dans la section 2 les topologies d’AS, les moyens
de les obtenir, ainsi que leurs limitations pour la simulation a large échelle. Puis, la section 3
introduit la notion de topologie de sessions BGP. Cette partie expose un algorithme de génération de
topologies de sessions BGP a partir d’information de connectivité aux niveau AS et de connaissances
complémentaires. Enfin, la section 4 expose I'implémentation de cet algorithme et son paramétrage.
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2 Topologies de Systemes Autonomes

BGP permet de hiérarchiser le routage sur Internet en considérant la connectivité d’entités
complexes : les systemes autonomes. Chaque systéme autonome est un domaine de routage indé-
pendant, administré indépendamment des autres AS, en utilisant des protocoles et des métriques
de routage, uniquement définis a l'intérieur du domaine. Il apparait alors, que du point de vue de
BGP, I'Internet en entiers se comporte comme un graphe, dont les nceuds sont les ASs et dont les
arcs sont schématisés par les sessions BGP établies entre ASs. C’est, justement, cette vision de
I'Internet qui est majoritairement utilisé pour la simulation du protocole interdomaine. En effet,
I’adoption des topologies de simulation basées sur le graphe de connectivité des ASs de I'Internet
permet de répondre aux impératifs d’abstraction exigés dans la simulation. De plus, I'extraction
d’informations de topologies a partir de données disponibles sur Internet permet de produire assez
facilement des topologies d’AS. Alors qu’il est pratiquement impossible d’obtenir une vision plus
détaillée de l'intérieur des AS (une vision au niveau speaker BGP). L’obtention de telles topologies
utilise, dans la majorité des simulateurs ou des projets de cartographie de I'Internet, la méme
méthode. Celle-ci se base sur la présence, sur Internet, de certains speakers spéciaux. Ces speakers,
souvent dévolues a 'observation du routage interdomaine, procedent régulierement a une sauve-
garde de leurs tables de routage. Ces logs peuvent, alors étre utilisés pour extrapoler une topologie
de I'Internet actuel. Par exemple, d’un fragment de log comme celui-ci (extrait des logs BGP du
projet RouteViews [2]) :

Network Next Hop Metric LocPrf Weight Path
*> 4.0.0.0 134.24.127.3 01740 1 1
* 194.68.130.254 0 5459 5413 1 1

On pourra déduire la présence d’au moins un lien BGP (une sessions BGP établie entre un speaker
de chaque AS) entre chacun des couples (5459, 5413), (5413, 1), .. .L’analyse et la synthese de telles
informations, récupérées a partir de différents point de I'Internet a différents instants, produira une
carte presque complete des liens entre ASs.

Si ce type de topologie a été largement exploité, il nous est apparu comme incomplet pour le type
de simulations que I'on veux réaliser. En effet, ’étude du volume et des types de messages BGP
échangés sur Internet a montré que certaines instabilités du routage interdomaine étaient diies a des
causes internes aux ASs [4]. Par exemple, certaines politiques de routage, dites de mapping MED-
IGP, attachent aux annonces de routes des attributs MED (Multi_Exit_Descriminator) dont les
valeurs correspondent aux métriques IGP interne aux ASs. Ces politiques peuvent,donc, produire
des instabilités sur le routage interdomaine & partir de variations internes aux ASs. En simulant
des topologies aux ASs simplifiés, il est impossible de reproduire de tels comportements. Ce qui
diminue le réalisme des instabilités que ’on voudrait obtenir. De plus, les topologies d’AS simulées
possedent une limitation die a leur structure interne : un AS de ces topologies ne peut étre relié
que par un seul lien vers un autre AS. Cette disposition ne reflete pas du tout la réalité ou les ASs,
surtout de grandes tailles, nécessitent souvent 1’établissement de plusieurs sessions BGP entre eux
pour ne pas provoquer de surcharge de traffic sur certains liens. En conséquence de quoi, il peut
arriver que différents speakers d’'un méme AS choisissent des routes différentes pour les mémes
destinations. Pour produire des topologies d’ASs a partir de tels réseaux, la solution classique
consiste a séparer les ASs arborant de tels comportements en ASs logiques. Cette méthode résoud
une partie uniquement des probléemes de simulation liés a la compléxité intra-AS. Les difficultés
évoquées plus haut n’y trouve aucune solution.

Pour pallier a ces manques, nous avons décidé d’utiliser des Topologie de Sessions BGP. Dans
ces topologies, le nceud élémentaire n’est plus I’AS, mais le speaker ; un AS pouvant étre composé
de plusieurs speakers interconnectés. Bien que moins abstraites que les topologies d’ASs, donc
plus difficiles & simuler pour de grandes tailles de topologies, ces topologies nous permetterons de
reproduire au plus pres la hiérarchie de connectivité du routage interdomaine. Ainsi, la présence de
sessions multiples entre ASs devient évidente a produire. Et I'impact des différents timers et délais
est mis en valeur par la présence de plusieurs speakers, communiquant a des rythmes différents



Topologies de Routage Interdomaine 111/126

dans un méme AS. Il devient aussi possible d’observer les conséquences de certaines politiques sur
le routage interdomaine, ainsi, que les répercussions de la transmission d’instabilités internes aux
ASs vers l'exterieur de ces ASs.

3 Topologies de Sessions BGP inter-Speakers

Les topologies de simulation que nous avons proposés sont, donc, des topologies de sessions
BGP. Moins abstraites que les topologies d’ASs, ces topologies prennent en compte la complexité
des phénomenes au sein des ASs et permettent de prendre en compte les cas de multiplicité des
connexions entre ASs; qui est une configuration plus que fréquent sur I'Internet d’aujourd’hui.

Les noeuds de ces topologies sont les speakers BGP des ASs. L’adoption d’une granularité plus
fine que I’AS a pour but d’observer des phénomenes d’instabilité dont la source est, par exemple,
Iintérieur des AS, mais dont les effets se voient sur la structure global du routage interdomaine.
Les arcs reliant les nceuds sont les sessions BGP établies entre les speakers des différents ASs.
Etant donné la multiplicité des speakers appartenant & un AS, il devient possible d’établir plusieurs
sessions entre chaque paire d’AS. Il suffira pour cela de sélectionner des paires de speakers différents,
tel que chaque speaker appartient a I'un des AS, et d’établir une sessions EBGP entre eux. Les
liaisons entre les speakers d’'un méme AS deviennent indispensables. En effet, 'unicité des speakers
au sein des ASs des topologies d’AS permettait d’ignorer la transmission des routes interdomaines
entre speakers d’'un méme AS. En adoptant un topologie plus complexe, nous devons permettre aux
speakers d'un méme AS de se communiquer leurs routes respectives, afin de conserver la cohérence
du routage. La connectivité que nous avons adopté pour cela est de deux type : les ASs relativemt
"petits” (petit nombre de speakers) disposeront d’un graphe en clique de sessions IBGP (BGP
adapté pour la transmission intra-AS). Les ASs plus “grands” seront élaborés en disposants des
réflecteurs de routes pour diminuer le nombre de sessions IBGP attaché a chaque speaker de I’AS.

Les topologies de Sessions BGP répondent aux exigences de la simulation a grande échelle du
routage interdomaine. Cependant, ce type de topologies ne peux étre directement produit comme
le sont les topologies d’AS. En effet, la structure interne des ASs (nombre de speakers, leur dis-
position et les sessions qu’ils établissent) est rarement connue de l'exterieur de I’AS. Il est, donc,
indispensable de disposer d'une méthode d’inférence de topologies de sessions BGP a partir des
topologies d’ASs. L’algorithme d’inférence que nous proposons utilise une topologie d’ASs pon-
dérée pour générer la topologie de sessions BGP. La pondération est une opération qui consiste
a assigner des poids aux liens entre ASs a partir d’informations de niveau routeur. La méthode la
plus simple consiste a pondérer le lien par le nombre de lien routeur-routeur reliant chaque paire
d’ASs. Puis, I’algorithme opere par :

1. La réduction des poids des liens en les divisant par un facteur commun : Pour tenter d’estimer

le nombre de sessions BGP existantes entre chaque paire d’AS, chaque poids de le topologie
est divisé par un facteur factor :

Y ; PoidsLien;
NbrLiens + (1 — PourcentageLiensManquants)

factor =

ou , NbrLiens est le nombre de liens dans le graph des ASs et PourcentageLiensManquant
représente une estimation de la fraction de liens BGP qui n’apparaissent pas dans le graphe
des ASs.

2. La création, dans chaque AS, d’un nombre de speakers égale au poids maximum des liens cet
AS. A chaque lien de ’AS est associé un compteur initialisé avec le poids du lien.

3. La sélection dans ’AS d’un speaker n’ayant aucune session. Pour chaque compteur de lien
non nul, on associe au speaker une session avant de décrementer ce compteur. Chaque session
sera aussi associée a I'un des speakers de I’AS voisin ne possédant pas de sessions avec un
speakers de I’AS courant. Cette opération est répetée tant que subsiste des compteurs non
nuls.

4. Lorsque toutes les sessions sont construites, créer les sessions IBGP au sein des ASs.
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4 |mplémentation

L’algorithme d’inférence de topologies de sessions BGP décrit ci-dessus a été implementé dans
un outil de manipulation de topologies, associé au projet de dévellopment du simulateur des in-
stabilités de BGP. L’algorithme exige en entrée une topologie d’AS (figure 1-a), des informations
de niveau routeur (nombre de liens routeur-routeur existant entre chaque couple d’ASs ayant éta-
blie au moins une sessions BGP entre eux) et une valeur numérique représentant la proportion
de liens supplémentaires désirée. La sortie de cet algorithme est une topologie de Sessions BGP
disposant d’un nombre de sessions correspondant & la proportion indiquée (figure 1-b pour une
proportion=30%, figure 1-c¢ pour une proportion=50%).

Malheureusement, nous ne disposons pas encore d’information fiable de niveau routeur pour la
totalité d’Internet, ni de méthode pouvant facilement fournir ces détails (I’exploration par traceroute
étant trop contraignante pour le réseau global). L’algorithme est, donc pour 'instant, approvisionné
en information de niveau routeur grace a un générateur aléatoire. Ce générateur attribue des poids
aux arétes de la topologie d’AS avant qu’elle ne soit introduite dans le générateur.

AS2

€ - F &
€

a e =
D@ mrE o
S de

(@) (b)

Fig. 1: Génération de topologies de Sessions BGP

Les topologies ainsi produites, peuvent différer des topologies réelles de sessions BGP (les topo-
logies réelles completes sont difficilement obtenus par cartographie). Cependant, elles possedent le
degré de réalisme nécessaire a la simulation des instabilités de BGP a large échelle.
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Caractérisation de l'autosimilarité de trafics WEB et FTP
par un outil de simulation
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Résumé

L’autosimilarité est une caractéristique importante du trafic Internet. Les études effectuées sur les effets de I’autosimilarité¢ du
trafic sur les réseaux ont montré une dégradation importante de la performance des réseaux par rapport aux trafics a courte
dépendance (i.e Poisson). Cet article est consacré a 1’étude de I’influence des différents parametres du trafic HTTP/FTP sur la
génération d’un trafic autosimilaire. Un éditeur générique des Sources de Trafic a été développé afin de reproduire le
comportement de populations d’utilisateurs et d’un ensemble d’applications : sources aléatoires quelconques, sources audio
et vidéo avec la plupart des codecs, et des sources HTTP et FTP . Les simulations sont effectuées avec un outil de simulation
hybride DHS (Distributed Hybrid Simulation) développé au LAAS-CNRS.

Keywords: Sources de trafic, Autosimilarité, HTTP, FTP, simulation événementielle.

1 Introduction

Les différentes études effectuées sur des réseaux LAN ou WAN, ont mis en évidence le caractere autosimilaire et LRD (long
range dependency) de leur trafic. Les traces étudiées représentent le nombre de paquets ou de bits entrant dans le réseau en
fonction du temps. La propriété d’autosimilarité du trafic signifie qu’une trace générée a le méme comportement statistique ,
quel que soit I’échelle de temps choisie. L’autosimilarité (et la longue dépendance) est un caractére important du trafic. Les
études sur les effets de I’autosimilarité sur les réseaux ont montré [2] que cette propriété cause la dégradation de la
performance des réseaux par rapport aux trafics a courte dépendance (i.e Poisson).

Dans cette étude nous rappelons la définition de 1’autosimilarité et sa mesure par le parametre de Hurst, ainsi que la méthode
R/S plot pour I’évaluation de ce dernier. Nous présentons brievement I’Editeur des Sources de Trafic et les modeles étudiés.
Nous décrivons ensuite la génération des traces Web, basées sur des modeles congus avec I’Editeur de Source de Trafic
développé a cet effet, et simulés avec 1’outil de simulation DHS (Distributed Hybrid Simulation). Dans un premier temps,
nous étudions les parametres du modele HTTP : distribution des tailles des fichiers et périodes de lectures et leur influence
sur ’autosimilarité. Ensuite nous nous intéressons a I’influence des parametres réseaux : bande passante et débit des sources.
Enfin nous évaluons 1’'impact des gros transferts de fichiers via FTP sur I’autosimilarité du trafic résultant.

2 La propriété d’autosimilarité

Définition : Soit ( X7, 71 € N ) un processus stationnaire. On note (X ,T ) wen Son processus agrégé d’ordre m défini

comme suit :

m _ 1 ey
X" = (X e+t X )

m

Le processus (X N ) a0 €st dit autosimilaire de parametre H si V'm entier :

‘
(X;Em) =m"" (X(k—l)m+1 Tt ka ))keN :(X")"EN

2

Cette égalité est au sens de la distribution. Le parametre de Hurst H associé a un processus autosimilaire, représente
intuitivement le « Zoom ». La corrélation d’un processus autosimilaire s’exprime aussi par rapport au parametre de Hurst. En

effet, la fonction d’autocorrélation associée  un processus autosimilaire (X " ) a0 de paramétre H est de la forme :
Py (k) =, HQH-1k*" (3)

On en déduit qu’un processus (X n ) a0 ©€st a dépendance longue si 0.5<H<1. Plus le parametre de Hurst est grand, plus le

processus est autosimilaire. Plusieurs méthodes statistiques existent pour estimer le parametre de Hurst. Hurst [4] a proposé
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une méthode appelée analyse des étendues normalisées, ou Rescaled Range Analysis (R/S Analysis), pour évaluer la valeur du
parametre H.
Soit une série temporelle de N nombres, notés x(¢). La méthode préconisée par Hurst consiste a prendre en considération une
série de subdivisions indépendantes, d’effectif t. Pratiquement, on part de séries d’effectif 10, puis 11, 12, 13, jusqu’a
Ieffectif le plus élevé permettant de distinguer deux subdivisions (N/2 ou (N/2)-1). Pour chaque subdivision considérée, la
moyenne des T données est :

@)

E(), == x(0)

Pour chaque subdivision, on centralise les données, en leur soustrayant la moyenne locale. Puis on établit une série de valeurs
cumulées a I'intérieur de chaque période: on ajoute a chaque donnée la somme des valeurs centrées qui la précedent:

X@t,7)=) {xw)-E).}

Donc pour chaque valeur de t (1 <t <t), on a une valeur de X(t, t). X(t, T) est une distribution intégrée. On peut noter que si
le signal original est un bruit blanc, X(t, t) est un mouvement brownien. L’étendue R (range) est la différence entre le
minimum et le maximum de X(t, 1) -

R=max,_, X(¢,7)—min,_ X (t,7) (6)

Cette étendue est ensuite normalisée au moyen d’une division par 1’écart-type local (S(t,t)). Enfin on procede a la
pondération moyenne, par niveau d’effectif, des étendues normalisées R/S. Hurst montre que 1’étendue normalisée R/S, ou S
représente 1’écart type de la série des x(t) est liée a la grandeur de l'intervalle considéré par la relation suivante:

R/S =(a7)" (7)

Ou « a » est une constante et H est I’exposant de Hurst. H peut étre estimé par la méthode des moindres carrés, ou par
I'estimation de la pente de la régression log/log de R/S sur 7.

3 Editeur des Sources de Trafic et DHS

La modélisation fiable des flux Internet est confrontée a la diversité A

des applications déployées sur Internet. Dans le but de modéliser ces Arrivée des clients HTTP dans le systeme

nouvelles applications nous avons développé une bibliotheque de vV UV VYV ¥V -~
sources de trafic qui permet une représentation hiérarchique et Sr i
générique des sources de trafic. L’Editeur des Sources de Trafic [ [ essions

généralise le modele ON-OFF pour décrire les périodes d’activité et ' | | |
inactivité des applications. La modélisation se fait en trois niveaux : | .

Session, Application et Paquets, avec un niveau Application qui oN  OFF e
peut comporter des sous niveaux Applications pour représenter . O @O0
Pactivité quelque soit son degré de complexité. L’Editeur permet

aussi de représenter plusieurs flux en parallele pour modéliser le ON OFF active Période ON, OFF active
trafic des protocoles de signalisation liés aux applications ’
multimédia.
L’Editeur des Sources de Trafic génere des modeles destinés a piplomoomEmOm |
Ioutil de simulation DHS. DHS est un simulateur de réseaux
IP/MPLS, basé sur la théorie de du trafic différentiel [3] et de la
simulation hybride. Il permet de combiner des modeles continus  Fig. 1 — Modéle HTTP

avec des modeles discrets événementiels.

Le méme noyau de simulation permet de simuler tout un réseau en mode analytique, événementiel ou hybride. Dans ce
dernier mode certains flux sont analytiques et d’autres sont événementiels. Dans ’ensemble des tests qui suit, nous avons
utilisé DHS dans le mode événementiel. Les sources HTTP utilisées dans nos simulations comportent un niveau ON-OFF.
Une période ON qui représente le téléchargement d’une page web, avec une période OFF qui représente le temps de la lecture
passé par I'utilisateur. Plusieurs modeles de sources HTTP, notés W1, W2 et W3 ont été créés avec les parametres suivants :

v

v

v

Modéle | Distribution | Moyenne | Variance | Distribution | Taille Variance | Distribution | Moyenne | Variance
de du nombre |nombre |nombre |de la taille Moyenne | taille période OFF | OFF OFF
source | de pages pages de pages | d’une page d’une page

HTTP page

Wi Normale 10 5 Pareto 15 Ko 60 Ko Pareto 30 sec 60 sec
W2 Normale 10 5 Normale 15 Ko 60 Ko Normale 30 sec 60 sec
W3 Normale 10 5 Exponentielle | 15 Ko 15 Ko Exponentielle | 30 sec 30 sec

Le modele de source utilisé pour FTP est plus simple et comporte une seule période ON qui représente le téléchargement
d’un fichier. Plusieurs sources FTP, notées F1 et F2 ont été créées avec les parametre suivants :
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Modéle de source Distribution de la taille Moyenne Variance
FTP du fichier

Fl1 Pareto 2 Mo 4 Mo

F2 Constant 1 Mo 0

e  Les distributions de probabilité associées aux tailles de fichiers de FTP, ou du nombre de pages de HTTP ou de la taille
des pages HTTP, ou des périodes OFF peuvent étre choisies parmi de nombreuses lois : Normale, Lognormale, Gamma,
Pareto Weibull, Exponentielle et constante.

e Le transport des paquets se fait par TCP new Reno implémenté de bout en bout dans le simulateur. Le débit max est
limité & 1024 Kbps par connexion TCP, sauf indication contraire.

e Ladistribution de la taille des paquets peut aussi étre paramétrée de maniere quelconque. Les distributions utilisées dans
la simulation sont généralement des distributions tronquées avec une valeur inférieure et supérieure ceci afin de refléter
plus précisément le trafic IP. Dans nos simulations nous avons généré des paquets TCP de taille nominale de 984 octets
et des ack d’une taille de 40 octets.

4 Expérimentations

Le réseau étudié est composé de deux routeurs, un routeur Source et un routeur Destination. Les deux routeurs sont reliés par
un lien ayant un débit nominal de 10 Mb/sec, et un délai nul. La taille du buffer de sortie du routeur Source est de 64 paquets.
L’activité des utilisateurs (clients) est représentée par des sessions WEB ou FTP selon les cas. Ces sessions démarrent au
cours du temps suivant un processus de Poisson (processus de naissance de la session utilisateur). Chaque session se termine
lorsque I’ensemble des données liées a cette session a été transmise (ensemble de pages http ou fichier transmis par FTP.
L’ensemble des pages et la taille des pages http est aléatoire comme cela a été décrit précédemment et la taille des fichiers
sous FTP est elle aussi aléatoire.

Les simulations sont réalisées sur 12000 secondes avec une granularité de 10 ms pour avoir des échantillons représentatifs du

trafic.
Serveurs _ > | . Clients WEB
WEB ou 4 — ou FTP
FTP /
Routeur RO-I.]tCL-II'
. destination
source
Fig. 2 - Réseau de simulation
Sources HTTP.

Nous avons généré les traces correspondantes aux trois modeles W1, W2, W3 séparément, avec une moyenne de 40 sessions
simultanées. Comme le montre le tableau ci-contre, le modele W1 (ON-OFF de type Pareto) a généré un trafic autosimilaire.
Ce résultat est cohérent avec les études qui mettent en cause les distributions a queue lourde de taille de page [1]. Toutefois,

les résultats de la | Modele | Débit moyen | Nombre | Taux d’arrivée des | Durée moyenne | Perte | Hurst
simulation du trafic moyen sessions des sessions

montrent aussi que agrégé de

les autres types de session

distribution W1 131 Kbps 40 0.107 sessions/sec 372.2 sec 0% 0.87
génerent un trafic | w2 128 Kbps 40 0.105 sessions/sec 378.5 sec 0% 0.85
autosimilaire bien [ w3 129 Kbps 40 0.092 sessions/sec | 434.5 sec 0% 0.74

que la taille des
pages ne soit plus a queue lourde. La distribution exponentielle génere un trafic corrélé, mais moins autosimilaire que les
autres distributions. Il est clair que la nature ON-OFF du trafic WEB est une caractéristique essentielle qui provoque la
longue dépendance du trafic, bien plus que la distribution de taille de page ou de la période de lecture. Le réseau dans le cas
précedent est tres peu chargé et les pertes sont nulles. Nous allons étudier dans la suite I’influence des pertes sur
I’autosimilarité du trafic.

Sources FTP.

1) Pour analyser I'influence des pertes et du mécanisme de retransmission de TCP sur I’autosimilarité, nous avons généré la
trace de la source F2 avec une moyenne d’une session ; le débit de la source TCP est de 1024 Kb/sec. Le trafic généré est tres
peu corrélé avec une perte nulle. Pour évaluer I’impact de la perte, nous avons réduit la bande passante du lien entre les deux
routeurs (de 0.1 a 1 Mbps). Le courbe 3 trace I’évolution du paramétre de Hurst en fonction de la bande passante du lien.
Nous observons une augmentation de la corrélation avec I’augmentation des pertes. Ce résultat a été vérifié également par
I’augmentation du nombre moyen de session pour une bande passante fixe. Les pertes mesurées ne dépassent pas les 4% dans



116/126

le cas d’une bande passante de 0.1 Mb/sec (H=0.98), mais la corrélation du trafic devient trés importante. Ce résultat montre
bien que le mécanisme de retransmission de TCP et d’adaptation du débit est un facteur prédominant dans la longue

dépendance du trafic.

2) Nous avons évalué I’influence des gros transferts de fichiers par
FTP. Nous avons généré une source de type F2 avec une moyenne
d’une session. Le trafic généré est trés peu corrélé avec une perte
nulle. Nous avons additionné a ce trafic I’activité de la source F1
qui représente un gros transfert de fichier. Nous avons calculé le
parametre H en augmentant le nombre moyen de session F1. La
figure 4 montre que la corrélation du trafic augmente avec
I’augmentation de ’activité des gros transferts. L’activité de FTP
ressemble a un énorme trafic de type ON-OFF. Ce trafic influence
rapidement les propriétés statistiques du trafic global pour le
rendre de plus en plus autosimilaire.

Pour minimiser 1’effet des gros transferts, Nous avons baissé le
débit max de TCP pour les sources F1 (de 1 Mb/sec a 128
Kb/sec). On constate alors que la corrélation du trafic baisse avec
la diminution du débit max. Cette corrélation reste tout de méme
plus importante que la corrélation du trafic sans les sources F1.
Cette limitation différenciée des débits permet de limiter

I’influence des gros transferts de fichier sur I’autosimilarité du trafic.

3) Nous avons appliqué cette technique aux petits flux homogenes
de type W1 générés précédemment. On différencie deux cas. La
limitation du débit n’a aucune influence sur I’autosimilarité dans le
cas ou les pertes sont nulles (les files d’attente ne se remplissent
pas). Par contre, en cas de congestion (les files d’attente se
remplissent), la diminution du débit des sources réduit
I’autosimilarité ainsi que les pertes de paquets.

5 Conclusion

Nous avons étudié dans cet article I’autosimilarité du trafic Internet
sur des traces générées a partir des modeles HTTP et FTP. Nous
avons pu vérifier que le modele ON-OFF avec le transport TCP
produit un trafic autosimilaire. Ce résultat est valable pour toutes
les distributions et non seulement pour celles a queue lourde. Le
mécanisme de crédit et de retransmission de TCP génere des
rafales de données qui vont étre a l’origine de la dépendance

en fonction de la ipette]

Hurst
A

i i i i L
[Xa [ 08 1

08
Bande passante en Mb

Fig. 3 — Evolution du paramétre de Hurst avec la bande
passante du lien entre les deux routeurs

Evolution de autosimilarté en fonction cu nombre moyen de secsions FTP

Hurst
*
\

s L i i L i H i
"o 05 1 5 2 25 3 35 4 45 5
Nombre moyan de sessions FTP

Fig. 4 — Influence des gros transferts sur I"autosimilarité
du trafic

longue du trafic. Dans le cas des gros transferts par FTP, nous avons montré que la diminution du débit maximum de la
source TCP réduit considérablement le caractere autosimilaire du trafic. Ce résultat s’applique aussi au cas des petits flux,

mais uniquement en cas de pertes. Il s’agit ici d’une diminution constante imposée a la source avant que TCP n’ai pu
modifier le débit. L autosimilarité du trafic est une caractéristique importante a prendre en compte avec la charge du réseau.
Toutefois, un trafic autosimilaire peut exister sur un réseau peu chargé, sans que cela n’ait de conséquence néfaste sur les
performances. Par contre la performance d’un réseau déja chargé peut étre fortement dégradée par un trafic autosimilaire.
Dans ce cas, la diminution du débit des gros flux permettra de maintenir une bonne performance. Une autre alternative
pourrait consister a créer plusieurs classes de flux (petits flux, moyens, gros etc.) affectées respectivement sur plusieurs files
d’attente DiffServ ordonnancées par WFQ avec des taux de service appropriés.
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Controle de Routes par des Appareils
de Surveillance (CRAS)

O. Cogis, B. Darties, S. Durand, J.-C. Konig, J. Palaysi
LIRMM, 161 rue Ada, 34392 Montpellier Cedex 5

Nous nous intéressons au placement d’un minimum d’appareils de surveillance sur les liens d’un
réseau de sorte que tout son trafic soit surveillé. Nous montrons que ce probleme est NP-difficile et
non-APX, méme restreint aux grilles avec des chaines les plus courtes possibles. Nous donnons des
algorithmes polynomiaux pour les réseaux linéaires, les anneaux ou encore les étoiles a condition
pour ces dernieres qu’elles soient orientées. Dans le cas ou les liens d’une étoile ne sont pas orientés,
le probléme est NP-Difficile mais nous donnons une 2-approximation valable dans un cas plus général
comprenant celui des arbres et celui des grilles lorsque les chaines sont de type ligne-colonne)’.

Keywords: réseaux, surveillance passive, complexité, approximation

1 Introduction

La surveillance du trafic dans les réseaux peut se dire active ou passive [NT04, CFGL04].
Le probleme de surveillance passive présenté dans [CFGL04] consiste a placer des appa-
reils de surveillance sur le plus petit nombre possible de liens d’un réseau pour contrdler
une proportion fixée du trafic. Etant donné un rationnel k appartenant 2 10,1], on peut for-
maliser le probléme comme suit :

Probléme 1 PPMy (Partial Passive Monitoring)

Donnée : Un graphe* G, un entier positif h, un ensemble de chaines R dans G et une
fonction de colit C de R dans Q™, qui associe un codt a chaque chaine de R.

Question : Existe t-il un sous ensemble F C E(G) tel que |[F| < h et %ﬁm

Gl >k (ou
Re={P:PcRetE(P)NF #0})?

Aprés avoir montré dans un premier temps que PPMy est NP-complet pour tout k ap-

partenant a ]0, 1], nous nous intéressons au cas particulier k = 1 (PPM; a déja été montré
NP-complet dans [CFGL04]), probléme que nous reformulons comme suit :

Probléme 2 CRAS (Couverture de Routes par des Appareils de Surveillance)

Donnée : Un graphe connexe non orienté G, un ensemble R de chaines dans G et un entier
positif h.

Question : Existe t-il un sous-ensemble d’arétes F C E(G) avec |F| < h et tel que si P est
une chaine de R alors E(P)NF £ 0?

Par la suite, mMiNCRAS désigne le probléeme d’optimisation «naturellement» associé au
probleme CRAS (i.e. pour G et R donnés, déterminer le plus petit h pour lequel le probléme
CRAS admet une réponse positive) et, pour tout probleme, nous utiliserons une notation
similaire pour distinguer sa version décision de sa version optimisation.

Sauf mention contraire, les graphes sont des graphes simples (non orientés, sans boucle
ni aréte multiple). Une grille Mpxm est un graphe dont les sommets (i, j) sont définis par

 Une version longue de cette soumission, avec les preuves, existe sous la forme d’un rapport de recherche, de
méme nom, du LIRMM.
* On notera E(G) I’ensemble des arétes de G et V(G) I’ensemble de ses sommets.
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un numéro de ligne i, 1 <i < n, et un numéro de colonne j, 1 < j <m, et ott deux sommets
sont adjacents ssi ils ne different que sur une seule de leurs composantes et alors d’une
valeur de 1.

Les résultats présentés sont alors les suivants :

— mMIinCRAS est NP-difficile et non-APX? ; le résultat est encore vrai si on restreint le
probleme aux grilles et a des plus courtes chaines ;

— mInCRAS restreint aux arbres est NP-difficile mais APX ; il en va de méme si la res-
triction est faite aux chaines ligne-colonne dans les grilles (une chaine est dite ligne-
colonne (ou L-C) lorsqu’elle posséde un sommet (i, j) tel que tous ses autres sommets
appartiennent 2 la ligne i ou a la colonne j; un tel sommet (i, j) est appelé sommet
coin, qu’on choisit de plus de i et de j minimum lorsqu’il en existe plusieurs) ;

— mInCRAS restreint aux chaines, aux anneaux et aux étoiles orientées est polyndmial.

2 NP-complétude de PPMy

Pour montrer que pour tout nombre rationnel k €]0, 1], le probleme PPMy est NP-Complet,
nous considérons le probléme suivant :
Probléme 3 CE (Couverture d’Ensemble dans une proportion au moins k).

Donnée : Un ensemble fini d’éléments X = {X;,Xa,...,Xn }, un sous-ensemble E = {E; ,E,, ...,
Em} de parties de X, un entier positif h <m.

Question : Existe-t-il un sous-ensemble F C E tel que

|[F| <het

UE

EicF

>kx [X]

Ce probleéme s’apparente au probleme de Couverture Partielle d’Ensemble (CPE) intro-
duit par M. Kearns [Kea90] mais dans CPE la proportion k est une donnée du probleme. Le
probléme CPE est bien stir NP-Complet puisque le probleme de Couverture d’Ensemble
(CE) en est un cas particulier (K = 1) connu pour étre NP-Complet (par exemple voir set
cover dans [ACG™03]). Nous montrons ici que quelle que soit la valeur de Kk, le probleme
CEg reste NP-Complet.

Proposition 1 Pour tout rationnel 0 < k < 1, le probléme CEy est NP-Complet.

Théoréme 1 Le probléme PPMy est NP-Complet pour tout 0 < k < 1.

3 non-APproXimabilité de minCRAS

Réduire le probleme CRAS au probleme CE est immédiat : les chaines deviennent les
éléments, les arétes deviennent les sous-ensembles (une aréte «couvre» les chaines qui
I’empruntent). Compte tenu de résultats connus pour le probléme CE 1, on en déduit que le
probleme miNCRAS est approximable avec un facteur d’approximation de 1+ In|R|. Mais
une construction «réciproque» est également possible, méme en restreignant le probleme
CRAS a des chaines les plus courtes dans les grilles (elle est illustrée en figure 1). D’ou :

Théoréme 2 Le probléme minCRAS est NP-difficile et non-APX. Il est encore NP-difficile
et non-APX lorsqu’il est restreint aux grilles et a des chaines les plus courtes.

§ APX signifie qu’il existe un algorithme polyndmial approché résolvant miNCRAS & un facteur constant prés.
non-APX signifie le contraire, sauf si P=NP.

1 Le probleme CE appliqué a un ensemble de cardinal n est non-APX et 1 + Inn-approximable (voir par
exemple [ACGT03]).
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FiG. 1: Une instance ({Xl 7X27X37X47X5}7 {El = {X1>X2>X5}> E2 = {X37X5}7 E3 = {X27X4}7 E4 =
{xq 7X4,X5}}) du probleme CE et sa réduction a une instance du probleme CRAS dans une grille
avec des plus courtes chaines.

sommet coin d'une chaine . .
sommet coin d'une chaine

A/

T —

[TTTTC K

chaine terminale

\ 2 chaines terminales /
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FiG. 2: Exemples de sommets coin et de chaines terminales dans les grilles et les arbres. On peut
vérifier que I’instance de mMiNCRAS dans la grille n’est pas tree representable.

4 Cas NP-difficiles mais approximables pour minCRAS

Si G est un arbre, minCRAS est le probléme bien connu de multicut. CRAS est donc NP-
complet, méme restreint aux arbres de hauteur 1 [GVY97]. Il est aussi NP-complet dans
les grilles avec des routages L-cl.

Dans les arbres, il existe une 2-approximation [GVY97], que les auteurs généralisent a
toute instance de CE représentable par des chaines dans un arbre (instance tree-representa-
ble). A condition d’enraciner les arbres en un sommet arbitraire et de définir comme som-
met coin d’une chaine d’un arbre son sommet le plus proche de la racine, 1’algorithme
AmInCRAS (voir encadré) est un algorithme glouton, pour le probléeme minCRAS, avec ga-
rantie de performance aussi bien pour les arbres que pour les routages L-C dans les grilles,
dont on notera qu’ils ne sont pas tree-representable (voir par exemple la figure 2).

Dans les deux cas, les arétes-coin d’une chaine P sont les arétes de P incidentes a son
sommet coin (leur nombre est donc égal a 1 ou 2). P est une chaine terminale dans R si
pour toute autre chaine Q € R I’intersection de P et de Q est vide ou contient au moins une
des arétes-coins de P (voir la figure 2 pour des exemples).

Enfin on partitionne en quatre classes les chaines L-C suivant que, si (i, j) est le coin
d’une chaine L-C, pour tous ses sommets (K,I) onak <iouk >i,etl <joul>j.

Proposition 2 L’algorithme AminCRAS donne une 2-approximation dans les arbres et
dans les grilles avec des chaines L-C d’une méme classe.

Théoréme 3 minCRAS restreint aux chaines L-C dans les grilles est APX.

I' Communication personnelle de Guillaume Bagan

119/126



O. Cogis, B. Darties, S. Durand, J.-C. Konig, J. Palaysi
120/126

Données : Un ensemble R de chaines (resp. de chaines L-C d’une méme classe) dans
un arbre enraciné (resp. une grille)
Résultat : Un ensemble d’arétes S avec au moins une aréte de chaque chaine de R
S—0O,;R —R;
tant que R’ # 0 faire
Choisir une chaine P terminale dans R’ ;
Ajouter a S la ou les arétes-coins de P;

Retirer de R’ toutes ses chaines passant par une aréte-coin de P;
fin

Algorithme 1 : L’algorithme AminCRAS.

5 Cas polynémiaux

Quand I’arbre est une chaine, en enracinant I’arbre a une de ses extrémités, 1’algo-
rithme AminCRAS donne un résultat optimal. Dans les étoiles orientées™*, toute instance
de minCRAS peut se ramener, en temps polyndmial, a2 une instance de minCAS dans un
biparti’f, probléme connu pour étre polynomial (voir par exemple [CR04]).

Théoréeme 4 Le probléme minCRAS est polyndmial s’il est restreint aux chaines, aux an-
neaux ou aux étoiles orientées.

6 Conclusion et Perspectives

Le probleme minCRAS est NP-difficile et non-APX dans le cas général. Pour certaines
topologies, il reste NP-difficile mais devient APX (arbres et grilles avec des chaines L-C).
En revanche, en restreignant la topologie aux chaines ou aux anneaux, on a montré que des
démarches gloutonnes étaient optimales.

Améliorer le facteur d’approximation de minCRAS restreint aux arbres, donc en particu-
lier aux arbres de hauteur 1, améliorererait du méme coup les meilleures approximations
connues pour le probléme vertex cover** [GVY97]. En revanche des bornes inférieures res-
tent & établir pour MiNCRAS restreint aux routages L-C dans les grilles, et le résultat obtenu
pour les étoiles orientées invite a poursuivre 1’étude du contrdle dans les réseaux orientés.
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T $’il n’y a pas de chemins de longueur 1 ; ce que nous pouvons supposer sans perte de généralité.

# Pour une présentation de vertex cover, voir par exemple [ACG*03]
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Afin d’obtenir les informations @cessairea une bonne gestion des ressources de émgau, les d@rateurs placent des
sondes passives sur les liens de leurs points @gepce. Dans cet article, nous donnonsédesures en programmes
linéaires mixtes des praihes de placement de sondes simples ou @skantillonnage, et donnons une staé pour
la maintenance de la surveillance partielle de trafics dynamiques dans un poieseleqar. Ces formulations étimrent
les resultats de deux articlegeents de la liéirature.

Keywords: surveillance passive, positionnement de sondésratogie, prokdme de flot, simulations

1 Introduction

Le probeme de la surveillance passive dans I'Internet congispgacer sur les liens d’'uréseau des
équipements sifiques (appélssonde¥analysant le trafic transitant sur les liens. Cette surveillance per-
met d'évaluer dynamiquement l&suri&, la connectivié et les diferentes utilisations faites déseau, et
donc de @rer efficacement l'infrastructure et les ressourcesedaau. Le positionnement des sondes dans
le réseau est un pradrne cé pour la surveillance dans I'Internet, et suscite beaucoupedindans la com-
munaué “Réseaux”. Cegquipements sontés cditeux et pesentent de nombreuses contraintes physiques
comme I'espace Bmoire, I'alimentation, etc. Des articlegérécents se sont iatesgs au positionnement
optimal de sondes [1, 2]. Les approches et prot#s ésolus dans ces deux articles soas similaires. Dans

[2], les auteurs introduisent des notions détsade @ploiement et de maintenance pour les sondes, alors
gue dans [1] les sondes ont urlitainitaire. En revanche, dans [1], les auteurs &tessena la ©solution
optimale du positionnement par le biais de la programmatid@alie en nombres entiers, tandis que dans
[2], les auteurs utilisent des algorithmes d’approximatiorébasur une approche gloutonne. Enfin, dans
[2], les sondes sont capablegdhantillonner le trafid,e. de contdler le nombre de paquetsanalyser.

Dans cet article, nous @sentons le probme ainsi que le cadre détude en section 2, puis nous@linrons
etétendons lesasultats dongs dans [1] et [2]. Notamment, nougpentons dans la section 3 unesdioration
de la formulation de [1] : nous modifions le programmeeéite initial en un autre programme &aire
répondant toujouré notre prol®#me mais acessitant un temps désolution bien plus court. Enfin, dans
la section 4, nougtendons cette médisation pour prendre en compte la notioahantillonnage intro-
duite dans [2], et obtenir un algorithme rapide de gestion de la surveillan@sdau lorsque le trafic est
dynamique.

2 Présentation du probleme

Un point de pesence (POP) permet de diriger les connexions des utilisateurs, dameetrouteurs
d’'acces vers le cceur duéseau de I'oprateur. La surveillance du trafic passarttavers un POP est un
enjeu majeur, notamment pour donner augrapeurs les moyens dégocier au mieux les accords de ser-
vice avec d’'autres d@rateursA ces fins, un oprateur installe des sondes sur les interfaces des routeurs du
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réseau. Chacune de ces sondes surveille une partie du trafic, fixe ou adaptable (sobctesatdionnagg
L'objectif d’'un opérateur n’est pas foeenent de surveiller la totaditdu trafic, mais une certaine proportion
k. En effet I'exgerience montre que le sur@nécessair@ la couverture des derniers pourcentages de trafic
est tes important, alors que le gain pour la maintenanceedaau ne I'est pas.

Routage Le routage des flux @t a des egles proprea I'opérateur, pouvant aller d’'un calcul des plus
courts chemins type OSP& des algorithmes @dyuilibrage de charge. Nous supposerons donc que les
chemins peuveritre arbitraires, mais qu’il n'y en a qu’un “petit” nombre par flux. Par exemple, le protocole
de routage OSPF garde moins d’'une dizaine de chemiréeliffs pour chaque flux.

Modélisation Les routeurs et liens de communication d’'un POP serontsemés par un graph& =
(V,E). Les flux sont transpadgs sur des cheminse ?. On agege dans un &me trafic tous les flux passant
sur un ensemble’s; de chemins allant d’'un client/POP sourgé@ un client/POP destinatian Chaque
chemin p transporte une quangitde traficvp. Le probBme qui nous iréiresse est donc délsctionner
certaines @tes du graphe et, le castéant, de &gler la féquence dchantillonnage sur chaquette, afin
de mesurer au moiris y » Vp unités de trafick < [0, 1]).

Dans le cas, thorique, de sondes sa@shantillonnage mesurant I'iegralié du trafic qu’elles voient passer,
si I'on désire mesurer 100% du trafic, ce praile sécrit comme urMinimum Set Covedans le graphe
d’incidence des chemins sur legtas.

Pour toute valeur de < [0, 1], le probEme se moglise assez directement par Mmimum Edge Cost Flow
(MECF) dans un graphe auxiliaire. Le MECF est un peofé de flot dans lequel le @bde certaines ates
est binaire, nul quand aucun flot ne passe paétaet 1 quand une quarituelconque passe l&e. Ce
probleme est\ P-difficile et non approximable [3]Etant donie la structure du graphe auxiliaire, il est
possible de combiner lesguations de flot pour obtenir les formulations en programmeésilies mixtes
compactes @senées dans les sections suivantes.

3 Amélioration de la modélisation initiale

Programme linéaire 1(PPM(K)).

Minimiser EEx(e) le nombre de sondes s
ec
t.g. zx(e) > o(p) Vpe?P
ecp
o(p)-vp > k- Z Vp
pe®P pEP

o(p) € [0,1] Vpe?P
x(e) € {0,1} VeecE

Dans le programme lgmire PPM(k)x(e) indique si une sonde est pk sur I'arce (si oui x(e) est alors
égala 1) etd(p) indique si le trafic passant parest surveile ou non. Dans la malisation initiale de
[1], o(p) est entier et vaut 0 ou 1. La preené contrainte gtermine les trafics qui seront survedlpar les
sondes, alors que la deexne permet de s’assurer que sufisamment de trafic est seirvledbt possible
de consiérerd(p) comme une variable&timale dan$0, 1], ce qui ne change riella solution et addere

T Le graphe d'incidence des chemins sur le&tes est le graphe biparti avec un sommet par chemin dans une partie, un sommet par
arete dans l'autre, et un arc entre deux sommets si le chemin correspondant au premier sommet pagse sarrbspondante au
deuxime. Il es& noter que cettéeduction prouve I\ P-difficulté et la non-approximabitdu probéme : c’est le cas ddinimum
Set Covedans les graphes bipartis, et que tout graphe biparti est le graphe d’'incidence de chemins sur les arcs d’une grille.
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grandement sasolution. En effet, &s qu'on a une solution avec03(p) < 1, on peut arrondid(p) & 1,
lesx(e) restent inchanggs, et la valeur d§ ,.» 8(p)vp augmente, comme recheéch

Nous avons compérles temps de calcul obtenus avec la &lzdtion initiale et celle propée ici. Les
POPs et les trafics congigds sont les mes que ceux psengs dans [1], en revanche les programmes
linéaires ongété resolus par la bibliotkque CPLEX[4]. La table 1 compare les éifénts temps de calcul
pour des POPs de 10, 15 et 29 nceuds et un taux de surveillance de 80%.

| IV[=|2| | version modifee | version initiale |

10— 132 0,025 0,055
15— 1980 1,95 30,6s
29-11130 34,2 873s

TAB. 1: Temps de calcul moyen pour 40&sutions sur des POPs de 10, 15 et 29 nceuds

4 Surveillance avec échantillonnage

Certaines sondes sont en mesure de ne capturer qu'une partie du téd&Ea gm échantillonnage des
paquets. Sur des liens# haut ébit atteignant deséabits de plusieurs Gb/s (OC-48, OC-192, OC-255), ne

pas avoira stocker et analyser tous les paquets, mais seulement une certaine proportion, apporte un gain
significatif dans les dits d’exploitation des sondes. Cette proportion de tédfantillon@ va cependre du

colt d’exploitation des sondes pkes, et donc du € d’échantillonnage d’un paquet sur une sonde, €& co
pouvant varier d'une sondel’autre en fonction de la vitesse du lien sun&ilDn souhaite donc minimiser

le cdlt d’exploitation des sondes tout en garantissant toujours une proportion giotbaleafic surveik.

Si I'opérateur du POP souhaite avoir une vision de tous les trafics, sans pour autant devoir surveiller tous
les chemins, on garantit une couverture minimusur chaque trafic. On notera gqoe k étant doné qu'il

s’agit d'un minimum de couverture de chaque trafic alorslqest un minimum sur la totaétdes trafics.

4.1 Ecriture en programmation linéaire mixte

Nous allons moéliser le cdit d’installation d’'une sonde sur un liemparcost(e) et son céit d’exploitation
parcost(e). Ces fonctions de ¢ peuvengtre quelconques sans que cela n'ait d'impact sur la formulation
du probEme liraire 2, pesené ci-dessous. 8anmoins, le dat d’exploitation est souvent une fonction
croissante concave [2], ce qui permet de prendre en compte le fackehetle.

Programme linéaire 2(PPME(h,k))

Minimiser Z; (cost(e) - x(e) 4 cost(e) - f(e)) le cait d’installation et d’exploitation
ec
tg. y f(e = d(p) Vp
&p
x(e) > f(e) VeeE
z d(p)-vp > h- z Vp pour tout trafic(s,t)
pePst pEPst
op)-vp > k- z Vp
pe® peP
o(p),f(e) € [0,1] VpePVecE

x(e) € {0,1} VeeE

Comme pour le programme Baire 1,x(e) indique si une sonde est pke sur I'arce. Par contred(p)
indique quelle proportion du trafic passant gaest surveilge. On introduit ici les variable$(e) qui
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mocklisent le taux cBchantillonnage de la sonde pigcsure, et les contraintes qui indiquent tout natu-
rellement que pouéchantillonner du trafic sur un ag; il est recessaire d'y avoir inst@lune sonde au
préalable. Les contraintes suivantes indiquent qu’une proportion minimaieddechaque trafic do@tre
surveillée et que I'on doit aussi avoir une proportion de couverture de trafic globale d’au kioins

4.2 Trafic dynamique et adaptation de I'échantillonnage

Le trafic transpoé par un POP est intrisguement dynamique et fluctue selon lésqdes d'activié de la
jourrée. Un changement deéhlts des flux et /ou des routes peégdader fortement la pertinence d'une
surveillance aveéchantillonnage. S'il n'est pas envisageable pour warateur de modifier la position des
sondesa chagque changement de trafic, il reste gédit possible d’adapter les tauxéthantillonnage des
sondes dja instalkes. Il s’agit alors de trouver une solution au programnisliePPME(h, k) en fixant a
priori lesx(e), puisque les sondes sor#jd mises en ceuvre. On nA®ME*(x, h,k) ce probéme.

PPME*(x,h,k) s’écrit comme le programme Baire 2 en consifant lesx(e) comme des constantes. Il

n'y a donc plus de variables binaires, et il est alors possible de trouver une solution optimale en temps
polynomial. En fait, il s’agit @me d’un calcul de flot de &b minimum qui peut s’effectuer rapidement,

sans recoura la programmation ligaire.

Si un ogerateur se donne un niveau de surveillance minimal par tafia niveau globak et un seuil de
toleranceTl < k, une straiégie de maintien de la surveillance dans un POP pourtiat:

1. Tant QUES p,cpd(P)-Vp > T - ¥ pea Vp, attendre;

2. Des qUES pcp d(P)-Vp < T -3 per Vp, CalculePPME’(x, h, k), mettrea jour les taux céchantillonnage ;

3. Goto 1.
La résolution ddPPME devient donc une phase initiale de la conception du POP pour laquelle la complexit
n'est pas cruciale. Par contre, lors de I'adaptation @ehiantillonnage au trafic, le temps de calcul et tr
important car il s'agit deé&actiona des situations potentiellement fortement dynamiques. Le calcul de
PPME* est rapide et, s’agissant d’'un calcul de fldcassite peu de ressources.

5 Conclusion

Cet article donne une métisation des divers probines de placement de sondes dansaseau afin de
mettre en ceuvre une surveillance passive. Il donne des solutions efficacéti@tal®s esultats pecedents
gracea une moélisation par flot qui permet aussi dediiire les diferents esultats de\ P-compEtude et
de non-approximabild.

Les extensions possibles de cettérttatique concernent la prise en compte totale des multi-chemins,
probleme difficile. Le but est d’arrived une moélisation qui s’affranchit du facteur multiplicatif entre
le nombre de chemins empley et le nombre de flux con&igs.

Pour finir, on peut s’interroger sur 'impact que peuvent avoir la topologie des POPs, qui est le plus souvent
multi-étages, et les protocoles de routage de plus court chemin (OSPF) émmay le placement des
sondes au sein d’'un POP.
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