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Résumé

Les réseaux de communication jouant un rôle de plus en plus important dans nos activités
quotidiennes, l’interruption des services qu’ils fournissent, ou même une dégradation significa-
tive de leur qualité, deviennent de moins en moins acceptables. La sécurisation des réseaux et
le contrôle de qualité de service sont ainsi devenus des enjeux majeurs qui nécessitent de réelles
avancées méthodologiques dans plusieurs domaines. Nos contributions en ce sens peuvent se ré-
partir en deux volets : d’une part celui de l’évaluation de performance et d’autre part celui de
l’optimisation de réseaux.

Nos travaux en évaluation de performance sont basés sur la théorie des files d’attente et sur
la théorie des jeux. Ils visent le développement de modèles stochastiques analytiques ou de simu-
lation permettant le passage à l’échelle pour l’évaluation, en régimes stationnaire et transitoire,
des principales métriques de performance au niveau paquet (délai, taux de perte et gigue), mais
aussi au niveau flot (nombre de sessions actives, temps de téléchargement, etc). Ils concernent
également l’analyse pire cas de la performance des stratégies de routage décentralisées.

Les travaux en optimisation sont quant à eux essentiellement consacrés au développement
de méthodes pour la conception de réseaux (d’accès ou de backbone) résilients, leur dimen-
sionnement et l’optimisation de leur routage (avec OSPF ou MPLS). Les problèmes abordés
étant généralement des problèmes combinatoires difficiles, avec souvent des fonctions objectifs
non-linéaires, les approches heuristiques sont privilégiées. D’autres travaux sont consacrés à l’or-
donnancement de tâches strictement périodiques dans les systèmes embarqués avioniques.

Mots-clés:Modèles stochastiques de performance, files d’attente, théorie des jeux, optimisation,
réseaux de communication



Abstract

With communication networks getting more and more present in our daily activities,
network outages or even significant degradations of the quality of service become less and less
tolerable. Network survivability and the control of the quality of service have thus become critical
issues that require significant methodological progresses in various scientific fields. Our contri-
butions fall in two broad categories : performance evaluation and optimization of networks.

Our research works on the performance evaluation of networks are based on queueing and
game theories. They aim at the development of analytical or simulation-based methods for the
large-scale evaluation of the main performance metrics, both at the packet level (delay, loss rate
and jitter) and at the flow level (number of active sessions, download times, etc). They also deal
with the worst-case analysis of the performance of decentralized routing algorithms.

The second category of contributions are mainly devoted to the development of new optimiza-
tion methods for the design of survivable access and backbone networks, for capacity-planning
and for route optimization in OSPF and MPLS networks. Since most of these problems are
NP-hard combinatorial problems, often with non-linear cost functions, we usually have to resort
to dedicated heuristics. Another work in the applied optimization field deals with the strictly
periodic scheduling of tasks in embedded avionic systems.

Keywords: Stochastic performance models, Queueing systems, Game theory, Optimization,
Communication networks
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Chapitre 1

Introduction

Ce chapitre présente le contexte et les objectifs de nos recherches. Le paragraphe 1.1 présente
tout d’abord un panorama de l’evolution des réseaux de communication au cours de ces dernières
années et situe nos recherches dans ce panorama, les objectifs et thèmes de recherche étant
décrits au paragraphe 1.2. Nous signalons brièvement au paragraphe 1.3 les travaux qui ne
sont pas décrits dans ce document. Enfin, le paragraphe 1.4 conclu ce chapitre en présentant
l’organisation du reste du document.

1.1 Evolution des réseaux de communication

Avec aujourd’hui environ 1,5 milliards d’utilisateurs dans le monde, l’Internet a connu un
succès fulgurant. Ce succès planétaire, obtenu en moins de dix ans, est le résultat d’une succes-
sion de percées, à commencer bien sûr par le développement incroyable du World Wide Web,
suivi par l’adoption par le monde professionnel des applications Internet telles que le courrier
électronique et, plus récemment, par le déploiement des logiciels de partage de fichiers pair à pair.
Parallèlement à l’augmentation soutenue du trafic liée aux services “traditionnels”, l’Internet a
connu plusieurs évolutions majeures ces dernières années.

La première de ces évolutions concerne sa transformation en une architecture de communica-
tion globale supportant également des services “temps réel”, tels que la voix sur IP ou la vidéo.
Ces services ayant des contraintes de qualité de service beaucoup plus strictes que les services
traditionnels évoqués ci-dessus, les nouveaux réseaux IP intègrent un ensemble de mécanismes
pour fournir une qualité de service différenciée aux flux en fonction de leurs besoins. Le dévelop-
pement attendu de ces nouveaux services “temps réel” est susceptible de bouleverser radicalement
les réseaux actuels, en engendrant de nouveaux usages, en attirant beaucoup plus d’utilisateurs et
ainsi en accroissant de plusieurs ordres de grandeur les volumes de trafic qu’ils doivent supporter.

Un autre fait marquant est la multiplication des réseaux d’accès, filaires et surtout radio
(GPRS, UMTS, WiFi, WiMAX, etc.). Cette évolution conduit vers une réelle convergence des

1



2 Chapitre 1. Introduction

services fournis aux utilisateurs, quels que soient les modes d’accès. Cette convergence va se
traduire pour les utilisateurs par la possibilité de toujours accéder à une multiplicité de services
Internet, quel que soit le média utilisé et où qu’ils se trouvent. L’Internet de demain sera ainsi une
interconnexion de réseaux d’accès hétérogènes permettant d’accéder, via des cœurs de réseaux
IP/MPLS, à un grand nombre de services “universels”.

Enfin, on assiste à un développement sans précédent de nouvelles applications avec le succès
fulgurant des réseaux sociaux, avec l’émergence de l’informatique en nuage et notamment du
concept SaaS (Software as a Service), qui permet à une application logicielle d’être hebergée en
tant que service déporté accessible à travers l’Internet.

Toutes ces évolutions conduisent à une multiplication des services offerts par le réseau et à
une croissance sans précédent du nombre d’utilisateurs et des volumes de trafics qu’ils génèrent.
Dans une société où l’information et la communication ont pris une telle importance, l’inter-
ruption des services offerts par le réseau, ou même une dégradation significative de la qualité
de service, sont de moins en moins acceptables. La sécurisation des réseaux et le respect des
nouvelles exigences de qualité de service sont ainsi des enjeux majeurs.

Ces nouvelles exigences de qualité de service, l’augmentation continue du trafic Internet et
les impératifs de plus en plus forts de sécurisation des réseaux imposent aux fournisseurs d’accès
Internet (FAI) et aux opérateurs une adaptation permanente de leurs infrastructures de commu-
nication. Cependant, le contexte concurrentiel qui induit des marges bénéficiaires réduites, ne
permet plus d’améliorer les performances d’un réseau par un surdimensionnement excessif des
équipements.

Une solution consiste à avoir un suivi plus régulier et plus fin du réseau pour mettre en
œuvre des techniques d’ingénierie de trafic. Ces techniques ont pour objectif principal d’éviter les
phénomènes de congestion du trafic et les dégradations du service qui en résultent. L’utilisation
de ces techniques d’ingénierie de trafic suppose toutefois le développement de modèles et de
méthodes théoriques ainsi que d’outils logiciels appropriés pour l’évaluation de performances et
l’optimisation des réseaux.

1.2 Objectifs des travaux de recherche

Les développements de ces dernières années ont conduit à une complexité sans précédent des
réseaux dont la maîtrise pose plus que jamais de réelles difficultés conceptuelles. Les problèmes
de recherche soulevés par ce secteur applicatif sont énormes et nécessitent de réelles avancées
méthodologiques dans plusieurs domaines. En particulier, l’exploitation optimale des ressources
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des réseaux de communication et le respect des exigences de qualité de service supposent de
nouvelles approches de modélisation, de planification et de gestion des ressources des réseaux.

L’objectif de nos recherches est le développement de nouveaux modèles et méthodes pour
évaluer et optimiser les performances des réseaux de communication :

– Evaluation de performances : pour prédire correctement les performances des flux, la
modélisation doit prendre en compte le caractère imprévisible du trafic aussi bien au niveau
flot qu’au niveau paquet, les différents traitements opérés dans le réseau et le comportement
dynamique et distribué des protocoles de routage ou de contrôle de débit, etc. Devant une
telle complexité, les modèles analytiques dits exacts atteignent rapidement leurs limites. Les
simulations événementielles quant à elles ont un coût prohibitif pour des réseaux de taille
réelle (centaines de noeuds, milliers de flux), en particulier pour des réseaux hauts débits.
C’est pourquoi la recherche est actuellement fortement sollicitée par le monde des télécoms
pour développer de nouveaux schémas d’approximation permettant d’estimer la qualité
de service des flux. Ces approximations doivent être d’un coût algorithmique adapté à la
taille des réseaux actuels, prendre en compte le caractère réactif des protocoles et doivent
s’intégrer efficacement dans des procédures d’optimisation. Nos travaux dans ce domaine
utilisent des outils théoriques issus de la théorie des files d’attente, de la théorie des jeux
et de la simulation stochastique.

– Optimisation de réseaux : il est nécessaire de développer une approche intégrée des
différents problèmes de planification qui se posent à un opérateur sur des horizons multiples
(topologie, dimensionnement et routage) ainsi que des méthodes de gestion dynamique des
ressources des réseaux. L’abscence de données fiables sur le trafic, les contraintes de QoS ou
de sécurité et la complexité des réseaux (taille, contraintes technologiques . . . ) conduisent
à des problèmes d’optimisation extrêmement difficiles. Pour aboutir à des méthodes de
résolution efficaces, on est souvent contraint de développer des techniques heuristiques
basées sur la programmation mathématique linéaire ou non-linéaire ou sur la théorie des
flots dans les réseaux, et d’explorer de nouvelles approches d’optimisation.

Nous décrivons dans ce document nos contributions dans ces deux grands domaines, qui
constituent les deux axes essentiels de nos travaux de recherche. Plutôt que de faire un catalogue
"à la Prévert", nous avons choisi de présenter une sélection de ces contributions, chacune pouvant
ainsi être décrite en quelques pages. Nous disons toutefois un mot dans le paragraphe suivant
sur les travaux qui ne sont pas présentés dans ce document.
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1.3 Un mot sur ce qui n’est pas décrit dans ce document

Nous avons choisi de ne pas revenir sur nos travaux concernant l’algorithmique parallèlle
[194, 47, 40, 19] ou les environnements de calcul parallèle [94, 85, 87, 41], qui ne correspondent
plus à nos activités.

Concernant nos travaux sur la modélisation des réseaux, nous avons choisi de ne pas pré-
senter nos travaux sur la modélisation des sources de trafic [109, 107, 113] ou du protocole SIP
[108, 110, 111]. Certaines approches de modélisation des réseaux Internet ne sont pas non plus
présentées [86, 27, 112, 106].

Enfin, en ce qui concerne nos travaux sur la planification des réseaux, les travaux menés sur
l’estimation de matrices de trafic ne sont pas présentés [75, 76]. D’autres travaux sont seulement
évoqués [22, 23, 21].

1.4 Organisation de ce document

L’organisation du présent mémoire est la suivante :

• Le chapitre 2 présente brièvement le contexte des recherches menées : les projets de re-
cherche collaboratifs auxquels nous avons participés, les thèses que nous avons encadrées,
nos activités d’enseignementt et de valorisation.

• Le chapitre 3 décrit une sélection de nos travaux portant sur l’évaluation de performances
des réseaux : modélisation dynamique des rśeaux de files d’attente, analyses transitoire et
stationnaire des files M/D/1/N, approximation de la gigue, modélisation au niveau flot des
réseaux Internet et prix de l’anarchie dans les fermes de serveurs.

• Le chapitre 3 présente une sélection de nos travaux portant sur l’optimisation des réseaux :
conception de réseaux d’accès, problèmes de monoroutage dans les réseaux, optimisation
des métriques de routage IP et, même s’il ne s’agit par vraiment d’optimisation de réseaux,
ordonnancement multiprocesseur de tâches strictement périodiques.

• Le chapitre 4 présente notre prospective de recherche pour les années à venir. Elle concerne
la modélisation des systèmes temps réel, les applications de la théorie des jeux au routage
distribué et le développement d’un système de supervision/contrôle des réseaux.

• Enfin, le chapitre 5 dresse la liste de nos publications scientifiques.



Chapitre 2

Contexte des Recherhes

La plupart de nos travaux de recherche se sont déroulés dans le cadre de projets de recherche
collaboratifs. Nous décrivons succintement ces projets au paragraphe 2.1. Certains de nos résul-
tats ont d’autre part été obtenus en collaboration avec les doctorants que nous avons co-encadrés.
On trouvera la liste des étudiants co-encadrés ainsi qu’une brève description de leur sujet de re-
cherche au paragraphe 2.2. Nos travaux de recherche alimentent les cours que nous donnons à
l’INSA de Toulouse dont nous donnons un aperçu au paragraphe 2.3. Enfin, nous précisons au
paragraphe 2.4 nos activités de valorisation de ces travaux de recherche.

2.1 Projets de recherche collaboratifs

Projet ESQUIMAUX (2000-2003)

Estimation de la Qualité de service d’une architecture Internet audio-visuelle sur
Modélisation des flUX

Partenaires : Cegetel, CS, Delta Partners, ENST, INRIA Sophia Antipolis, LAAS.

Rôle : participant.

Résumé : Les objectifs du projet étaient l’estimation de la QoS des flux dans une architec-
ture IP DiffServ/MPLS et le dimensionnement de l’infrastructure.Nos travaux ont porté sur la
conception et le développement d’un outil général d’évaluation de performances de réseaux IP
DiffServ (DHS) basé sur la modélisation Différentielle Hybride, sur la modélisation des sources de
trafic (audio, vidéo, data) et sur la modélisation analytique des mécanismes d’ordonnancement
des paquets.

Projet OPIUM (2001-2003)

Optimisation de la Planification des Infrastructures des réseaUx Mobiles

Partenaires : Bouygues Telecom, Delta Partners, LIMOS, LAAS.

Rôle : participant.
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6 Chapitre 2. Contexte des Recherhes

Résumé : Les objectifs du projet étaient la conception d’un modèle analytique complet pour
décrire l’interconnexion de plusieurs Systèmes Autonomes IP et un cœur de réseau MPLS et la
modélisation du problème d’optimisation lié à la création des LSP (Label Switched Path). Nos
travaux ont porté sur l’évaluation de performance des flux, sur la conception d’algorithmes pour
le routage optimal des LSP, sur le re-routage des LSP en cas de panne et sur le dimensionnement
des infrastructures.

Projet CASP (2002-2004)

Cluster for Application Service Provider

Partenaires : Alinka, Delta Partners, LAAS.
Rôle : participant.
Résumé : Le projet visait la création de services Internet déportés sur une machine parallèle

de type Cluster pour des grosses applications industrielles comme le logiciel NetQUAD de Delta
Partners. L’architecture Cluster a été utilisée pour ses capacités d’extension, de modularité et
d’allocation de ressources afin de mettre en place un "portail" Web ayant pour ambition d’offrir à
une entreprise un accès personnalisé à des applications. Nos travaux ont porté sur la construction
de l’infrastructure logicielle nécessaire à la gestion du cluster pour réaliser de l’ASP (Application
Server Provider) : administration du cluster, gestion des ressources (avec garantie de qualité de
service), portail internet, ainsi que sur la parallélisation du noyau d’évaluation de performances
de NetQUAD pour le démonstrateur final.

Projet LAAS STM (2005-2006)

Sources de Trafic & Métrologie

Partenaires : groupes MRS et OLC du LAAS.
Rôle : responsable.
Résumé : Le projet STM s’inscrivait dans le cadre de la simulation et de l’émulation de

grands réseaux, et notamment l’Internet, avec l’objectif de concevoir une méthodologie permet-
tant de mettre en œuvre des scenarii réalistes en termes de topologie, de tomographie et de trafic.
STM a permis de développer un système pour la conception, la génération et l’analyse de trafic
multimédia.

Projet ANR AVIPS (2006-2008)

Aide à la Virtualisation et l’Interfonctionnement des Plates-formes de Service

Partenaires : SFR, Index Multimedia, QoS Design, ENST, LAAS.
Rôle : responsable LAAS.
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Résumé : La prise en compte des usages, la prédominance de la personnalisation, « l’user
centrix» activent le paysage des services et conditionnent l’activité économique des réseaux
de télécommunications avec une TTM et le ROI omniprésents. La virtualisation des services,
leur interfonctionnement, l’adaptabilité des plates-formes de service et le contrôle de la qualité
de service sont des points centraux à étudier. Le premier volet du projet AVIPS concerne la
modélisation architecturale (trans-génération) à des fins de virtualisation des plates-formes de
service et la spécification de solutions organisationnelles de plus en plus dynamiques et de plus
en plus complexes. Le deuxième volet vise la conception et le développement d’un outil de
simulation et de planification de plates-formes de service. Cet outil, d’aide à la décision permettra
de consolider la validation de la modélisation proposée et sera capital pour l’introduction de
nouveaux services et l’étude économique du TTM et ROI.

Projet ANR SATRIMMAP (2008-2011)

Safety and Time Critical Middleware for future Modular Avionics Platform

Partenaires : Airbus, CEA LIST, IRIT, LAAS-CNRS, ONERA, QoS Design.

Rôle : participant.

Résumé : Les architectures embarquées connaissent depuis une dizaine d’années une mu-
tation profonde avec l’apparition des architectures modulaires intégrées (IMA). L’objectif de
ces architectures était d’offrir aux applications embarquées un support d’exécution et de com-
munication standard et mutualisé. Le gain escompté en a été une réduction du poids et plus
généralement de la complexité de l’architecture physique. Cette réduction de la complexité au
niveau bas s’est cependant traduite par une difficulté accrue de conception et d’intégration des
applications. L’objectif du projet est de lever cette difficulté en étudiant et définissant un midd-
leware embarqué au-dessus d’une architecture IMA. Nos travaux ont porté sur l’ordonnancement
de tâches strictement périodiques sur les processeurs d’une architecture avionique embarquée et
sur le routage optimal des liens virtuels dans un réseau AFDX.

Projet LAAS OSEC (2011-2013)

Ordonnancement des Systèmes Embarqués Critiques

Partenaires : groupes Mogisa, MRS et OLC du LAAS.

Rôle : coordinateur.

Résumé : Le projet OSEC vise à développer de nouvelles approches méthodologiques pour
la gestion des incertitudes dans la conception des systèmes embarqués critiques, en particulier
dans les domaines de l’automobile et de l’avionique. Le projet prend en compte deux types d’in-
certitudes : celles sur les paramètres des tâches temps réel et celles sur l’état du système. En
ce qui concerne l’incertitude sur les paramètres des tâches temps réel, le projet OSEC vise au
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développement d’algorithmes d’optimisation stochastique pour la conception des systèmes em-
barqués critiques dont les tâches présentent une forte variabilité, de manière à dépasser les limites
de la conception basée sur l’analyse au pire. Le projet a également comme objectif d’améliorer
la fiabilité des systèmes embarqués critiques grâce à des des mécanismes de reconfiguration en
prenant en compte dès leur conception l’incertitude sur l’état du système, liée en particulier aux
pannes.

2.2 Encadrement de thèses

Depuis 2003, j’ai co-encadré les thèses de plusieurs étudiants :

Thèse de Charles Bockstal

Titre : Modélisation différentielle du trafic et simulation hybride de réseaux IP-MPLS Diff-
Serv

Etablissement : Université Paul Sabatier, Toulouse, 4 Novembre 2005.

Encadrement : JM.GARCIA (80 %) et O.BRUN (20 %).

Jury : G.AUTHIE, H. TIJMS, P. NAIN, P.BRICK, JM.GARCIA, O.BRUN.

Résumé : les travaux de Charles Bockstal portaient sur la modélisation différentielle des
réseaux à commutation de paquets et sur la modélisation hybride. Ces recherches ont notamment
permis de développer de nouveaux modèles pour les ordonnancements PQ et WFQ et pour les
files d’attente multiclasse, pour la modélisation du protocole TCP. Il a également travaillé sur la
superposition hybride et l’évaluation de la gigue.

Thèse de Hassan Hassan

Titre : Modélisation et analyse de performances du trafic multimédia dans les réseaux hété-
rogènes

Etablissement : Université Paul Sabatier, Toulouse, 18 Décembre 2006.

Encadrement : JM.GARCIA (80 %) et O. BRUN (20 %).

Jury : C. BES, D.KOUVATSOS, Z.SUN, G. AUTHIE, JM.GARCIA, O.BRUN.

Résumé : les travaux de Hassan Hassan portaient sur la modélisation des sources de trafic
et sur l’étude des propriétés du trafic Internet. Il a également travaillé sur le développement des
modèles agrégés permettant de représenter une agrégation de flux TCP.
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Thèse de Cédric Fortuny

Titre : Estimation du trafic, planification et optimisation des ressources pour l’ingénierie des
réseaux IP/MPLS

Etablissement : Université Paul Sabatier, Toulouse, 1er Juillet 2008.
Encadrement : JM.GARCIA (20 %) et O. BRUN (80 %).
Jury : C. BES, B. FORTZ, P. MAHEY, P. CHEMOUIL, JM.GARCIA, O.BRUN.
Résumé : Cédric Fortuny a travaillé sur l’optimisation des métriques de routage IP, sur

l’estimation de matrices de trafic à partir de mesures SNMP et sur le dimensionnement de
réseaux.

Thèse de Mohamed Zied Ben Hamouda

Titre : Conception et optimisation robuste des réseaux de télécommunications.
Etablissement : Université Paul Sabatier, Toulouse, 25 Juin 2010.
Encadrement : JM.GARCIA (20 %), O. BRUN (80 %).
Jury : C. BES, B. FORTZ, P. MAHEY, P. CHEMOUIL, M. DIAZ, O. KLOPFENSTEIN,

JM.GARCIA, O. BRUN.
Résumé : Ses travaux de recherche ont porté sur la conception de topologie de backbone

et sur les problèmes de routage avec incertitude sur la demande.

Thèse de Ahmad Al Sheikh

Titre : Resource allocation in hard real-time avionic systems – scheduling and routing pro-
blems.

Etablissement : INSA de Toulouse, Toulouse, 28 Septembre 2011.
Encadrement : O. BRUN (50 %), P.E. HLADIK (50 %).
Jury : F. BONIOL, Y. SOREL, S. BARUAH, J. GOOSENS, O. BRUN, P.E. HLADIK.
Résumé : s’inscrivant dans le cadre du projet SATRIMMAP, les travaux d’Ahmad Al

Sheikh ont porté sur l’ordonnancement strictement périodique de fonctions avioniques sur les
processeurs embarqués d’une architecture IMA, ainsi que sur le routage des liens virtuels dans
un réseau AFDX.

2.3 Enseignement

Depuis 2003, j’effectue environ 20 heures 1 d’enseignement par an au département de Génie
Electrique et Informatique de l’INSA Toulouse. J’ai la responsabilité de deux cours en 5ème
année “Réseaux et Télécommunications” :

1. Le volume exact a varié en fonction des années et de la disponibilité des intervenants de TP et TD.
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– Cours "Evaluation de Performances & Application aux Réseaux de Télécommunications"
(15 heures CM) : rappels sur la théorie des probabilités, les processus stochastiques et les
chaînes de Markov ; simulation événementielle ; files d’attente ; modélisation des réseaux à
commutation de circuits ; modélisation des réseaux à commutation de paquets.

– Cours "Planification de Réseaux" (8 heures CM) : rappels sur l’optimisation convexe, les
conditions d’optimalité, la programmation linéraire mixte et la dualité ; formulations noeud-
lien et lien-chemin de problèmes de planification de réseaux ; algorithmes de directions
admissibles pour l’optimisation du routage ; optimisation des poids OSPF.

En plus des cours magistraux, j’organise et j’interviens dans les TP et les TD de ces ensei-
gnements.

De 2006 à 2009, j’ai également assuré la moitié des enseignements (10h CM) du cours “ Ar-
chitectures Distribuées et Applications Parallèles ” dans le cadre du M2R SAID de Toulouse,
l’autre moitié étant prise en charge par Jean-Marie Garcia.

2.4 Activités de valorisation

Lauréate du 5ème concours national de l’innovation du Ministère de la recherche, la jeune
pousse QoS Design a été lancée en avril 2004. Je fais partie des fondateurs de cette société,
aux côtés de Jean-Marie Garcia (chercheur LAAS) et de David Gauchard (IR au LAAS). QoS
Design conçoit et commercialise des logiciels de modélisation, simulation et d’optimisation des
réseaux de télécommunications. Les produits de QoS Design sont utilisés par plusieurs opérateurs
de réseaux et constructeurs mondiaux : Alcatel, British Telecom, DIRISI (opérateur interne des
réseaux de la Défense), SFR, Maroc Telecom, Tunisie Telecom. Créée pour valoriser les savoir-
faire et les compétences du LAAS, QoS Design reste associée à celui-ci en termes de recherche
afin de continuer à faire évoluer les technologies appliquées au sein des logiciels de QoS Design.
On peut d’ailleurs signaler que les thèses de Cédric Fortuny et Zied Ben Hamouda ont bénéficié
d’un financement CIFRE avec QoS Design.

Par ailleurs, nos travaux sur la simulation hybride ont permis de développer un nouveau
principe hybride qui a fait l’objet d’un brevet (brevet US N°60/660 439 intitulé « Method for
the digital evaluation of a data transmission network »). Les inventeurs sont : JM Garcia, D.
Gauchard, O. Brun.



Chapitre 3

Evaluation de Performances des
Réseaux

Ce chapitre décrit certains de nos travaux sur l’évaluation de performance des réseaux. La
présentation suit un ordre chronologique, ce qui permettra au lecteur d’apprécier l’évolution
de nos préoccupations scientifiques, qui correspond peu ou prou à celle de la communauté. Le
paragraphe 3.1 traite de la modélisation dynamique des trafics, tandis que le paragraphe 3.2
présente nos travaux sur l’analyse des régimes stationnaire et transitoire des files M/D/1/N.
Nous présentons au paragraphe 3.3 une approximation pour l’évaluation de la gigue dans les
réseaux IP. Le paragraphe 3.4 est consacré à nos travaux sur la modélisation au niveau flot des
réseaux TCP/IP. Enfin, nous présentons au paragraphe 3.5 nos travaux sur l’analyse du prix de
l’anarchie dans les fermes de serveurs.

3.1 Modélisation dynamique des trafics

La théorie des files d’attente se focalise presque exclusivement sur l’évaluation des perfor-
mances en régime stationnaire. On dispose ainsi de peu de résulats analytiques sur les perfor-
mances des files d’attente en régime transitoire.

Les résultats stationnaires permettent de caractériser les performances d’un système sur une
échelle de temps longue et sont donc principalement utilisés pour sa conception et son dimen-
sionnement. Cependant, du fait de l’incertitude sur le trafic offert au système et de sa forte
variabilité dans le temps, il est difficile d’obtenir à la fois une utilisation satisfaisante des res-
sources et des performances robustes. Ainsi, des actions de gestion des ressources doivent être
prises pour adapter l’utilisation des ressources au trafic offert. Ces actions peuvent souvent être
basées sur un modèle transitoire simplifié du comportement du système. Par exemple, [48] a
proposé l’utilisation d’un modèle M/M/C pour la gestion adaptative de la capacité des virtual
paths (VP) dans les réseaux ATM.

11
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En dépit de son intérêt évident, une approche anlytique pour l’évaluation des performances
transitoires des files d’attente est notoiremment difficile. Bien que de nombreux efforts aient été
consacrés à ce sujet, peu de résultats généraux sont disponibles et la plupart concernent des
approximations pour des systèmes markoviens [2, 118, 119, 144, 143, 166, 169, 187]. Signalons
toutefois l’approche développée par Chia-Li Wang pour la file M/G/1 [198].

Nous avons développé une méthodologie générale de modélisation analytique fluide pour
l’analyse du régime transitoire des files d’attente. Cette méthodologie s’inscrit dans le cadre de
la théorie différentielle du trafic qui a été développée dans les années 80 par JM Garcia pour les
réseaux téléphoniques [90]. Nos travaux ont permis d’étendre la théorie du trafic différentiel aux
réseaux à commutation de paquets et à commutation de circuits multiclasses. Pour prolonger la
modélisation différentielle au delà de ses limites théoriques, nous avons également introduit le
concept de simulation hybride distribuée.

Le principe général de la théorie différentielle du trafic est de dériver la forme exacte de
l’équation différentielle associée à l’espérance mathématique du trafic de chaque flux dans chaque
ressources du réseau. Cette équation différentielle fait intervenir des probabilités transitoires
du modèle Markovien dont l’expression analytique n’est en général pas connue. Pour estimer
ces probabilités transitoires on introduit des approximations basées sur des relations implicites
entre les probabilités d’états et le trafic moyen. Le comportement du réseau peut alors être
déterminé, en régime transitoire et en régime stationnaire, par intégration numérique de ces
équations différentielles autonomes. Des algorithmes de point fixe permettent aussi de trouver
directement la solution stationnaire.

3.1.1 Modélisation des Réseaux à Commutation de Circuits Multiclasses

Les réseaux ATM ou IP IntServ utilisent un mécanisme de contrôle d’admission des appels
(CAC), basé sur la notion de bande-passante équivalente, pour garantir la QoS des trafics qu’ils
transportent. On parle alors de réseau à commutation de circuits multiclasses [182]. La détermi-
nation du trafic écoulé et de la probabilité de blocage de chaque flux d’appels est pour l’opérateur
un élément clé dans la planification de son réseau multiservice.

Etude d’un faisceau multiservice isolé

Considérons un faisceau de service de capacité C supportant N classes de trafic. Les appels
de classe i arrivent suivant un processus de Poisson de taux λi, requièrent la capacité ci et
ont une durée moyenne 1/µi. Ils ont donc un trafic offert ρi = λi/µi. L’objectif est d’évaluer
pour chaque classe i = 1, . . . , N la probabilité de blocage bi des appels de cette classe, ainsi
que le trafic écoulé Xi = ρi(1 − bi). On note Ẋi(t) sa dérivée par rapport au temps. Soit n =

(n1, . . . , nN ) l’état du système, où ni est le nombre d’appels de classe i. On sait que n ∈ S
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où S =
{
n ∈ NN :

∑
i nici ≤ C

}
est l’ensemble des états admissibles, et que les probabilités

stationnaires ont une forme produit

π(n) =
1

G

N∏
i=1

ρni
i

ni!

Si la forme produit permet théoriquement le calcul des probabilités de blocage, elle est limitée
par l’explosion combinatoire du nombre d’états. Kaufman [116] et Roberts [180] ont donc proposé
une solution plus efficace qui repose sur la discrétisation de la bande-passante C en M = C/∆c

circuits de capacité ∆c = pgcd(c1, . . . , cN ) et sur le calcul de la probabilité p(m) que m circuits
soient occupés. On déduit les probabilités de blocage bi à partir des probabilités p(m) avec

bi = Ki(C, ρ1, . . . , ρN ) =
M∑

m=M−mi+1

p(m) , où mi = ci/∆c.

L’approximation différentielle est basée sur le résultat suivant [36, 43].

Proposition 3.1
Ẋi(t) = λi [1− bi(t)] − µiXi(t) i = 1, . . . , N (3.1)

La difficulté est alors de déterminer la valeur de la probabilité bi(t) en régime transitoire. Pour
cela, nous observons que ρi = Xi(∞)/(1− bi(∞)) et prolongeons la validité de cette relation au
régime transitoire en introduisant un trafic offert fictif ρi(t). On obtient ainsi l’approximation
suivante :

Approximation 3.1

Ẋi(t) = λi [1− bi(t)] − µiXi(t) i = 1, . . . , N (3.2)

où bi(t) = Ki(C, ρ1(t), . . . , ρN (t)) et ρi(t) = Xi(t)/(1− bi(t)), pour i = 1, . . . , N .

L’approximation ci-dessus converge vers la solution stationnaire exacte. De plus, les résultats
numériques présentés dans [43] indiquent qu’elle est très précise en régime transitoire.

Etude d’un réseau multiservice

Dans le cas dun réseau, si la forme produit des probabilités reste vraie, son utilisation est
complètement inenvisageable. On est donc amené à considérer uniquement des approximations
des probabilités de blocage. La plupart des méthodes proposées dans la littérature sont basées sur
l’hypothèse d’indépendance des probabilités de blocage et sur l’approximation du trafic réduit
[57]. On obtient alors un système d’équations qui peut être résolu par un algorithme de point
fixe pour calculer les valeurs approchées des probabilités de blocage.

Notons bi,j(t) la probabilité de blocage d’un appel de classe i au temps t sur le faisceau j et
Γj l’ensemble des flux passant par ce faisceau. Nous avons proposé l’approximation suivante.
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Approximation 3.2

Ẋi(t) = λi [1− bi(t)] − µiXi(t) avec 1− bi(t) =
∏
j

(1− bi,j(t)) (3.3)

où bi(t) = Ki(C,ρj(t)) et ρij(t) = Xi(t)/(1− bi,j(t)), pour i ∈ Γj.

Là encore, les résultats numériques présentés dans [43] indiquent qu’elle est très précise en
régimes transitoire et stationnaire, sous réserve que l’hypothèse d’indépendance des probabilités
de blocage soit bien vérifiée.

3.1.2 Modélisation des Réseaux à Commutation de Paquets

Nous avons établi tout un ensemble de modèles différentiels pour des systèmes élémentaires
Markoviens et non Markoviens permettant de représenter les organes d’un réseau à commuta-
tion de paquets : files M/M/1, M/M/1/N , MK/MK/1, M/G/1, M/D/1/N , G/M/1 et même
GI/GI/1. Une partie de ces travaux a été publiée dans [91].

A titre d’exemple, nous décrivons ci-dessous l’approximation obtenue pour une file M/G/1.
On note T la durée moyenne de service, C2

b 6= 1 son coefficient de variation et on suppose que
λT < 1, où λ est le taux d’arrivée. Soit X(t) le nombre moyen de clients et Ẋ(t) sa dérivée par
rapport au temps. Le point de départ est l’équation différentielle suivante

Ẋ(t) = λ− 1

T
[1− P0(t)] . (3.4)

Cette équation fait intervenir la probabilité transitoire P0(t) qui est inconnue. En prolongeant
au régime transitoire les relations stationnaires P0(∞) = 1−ρ et X(∞) = ρ + λ2 x2

2 (1−ρ) , on obtient
l’approximation suivante.

Approximation 3.3

Ẋ(t) ≈ λ − 1

T

−2(1 +X(t)) +
√

4(1 +X(t))2 + 8X(t)(C2
b − 1)

2(C2
b − 1)

. (3.5)

La Figure 3.1.2 illustre l’approximation transitoire obtenue pour plusieurs valeurs du taux
d’utilisation dans le cas d’une loi de service uniforme.

Un des intérêts de ces modèles différentiels est qu’ils permettent de déterminer la réponse
transitoire du système à des phénomènes dynamiques tels que par exemple des variations de
trafic, comme illustré sur la Figure 3.1.2 dans le cas d’une file M/M/1.

La théorie du trafic différentiel a de plus l’avantage de fournir des approximations du transi-
toire d’un coût calculatoire bien plus faible que celles obtenues avec des processus de diffusion,
et qui se comporte correctement quel que soit le taux d’utilisation. Soit z(t) le processus de
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Figure 3.1 – Approximation différentielle d’une file M/G/1 avec loi de service uniforme.
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Figure 3.2 – Réponse transitoire d’une file M/M/1 à des variations de trafic.

diffusion approximant le nombre de clients dans une file d’attente ayant des durées inter-arrivées
de moyenne µa et de coefficient de variation au carré C2

a , et des durées de service de moyenne µb
et de coefficient de variation au carré C2

b . La densité de probabilité associée à z(t) sachant que
z(0) = z0 est donnée par [126]

p(z, t; z0, 0) = (∂/∂x)

{
Φ

(
z − z0 − βt√

αt

)
− exp

(
2βz

α

)
Φ

(
−z + z0 + βt√

αt

)}

où Φ(z) =

∫ z

−∞

1√
2π

exp(−1

2
u2) du, α =

C2
a

µa
+
C2
b

µb
et β =

1

µa
− 1

µs
. Des comparaisons des ré-

ponses transitoires d’une file M/M/1 obtenues avec le modèle différentiel, avec cette approxima-
tion diffusion et avec des simulations événementielles sont proposées dans la Figure 3.1.2, quand
l’état initial est x0 = 0. Pour ρ = 0.8, l’approximation diffusion est légèrement plus précise, mais
elle est très grossière pour ρ = 0.2. Il s’agit là d’un défaut bien connu des approximations diffu-
sion qui est dû à l’hypothèse sous-jacente d’indépendance des processus d’arrivées et de départs
[124]. L’approximation diffusion, utilisée en fort trafic, a néanmoins deux avantages importants :
elle est plus précise quand l’état initial x0 6= 0, et elle offre une approximation de la distribution
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de probabilités (et non seulement de sa moyenne).

00.511.522.533.544.5
0 20 40 60 80 100X(t) time

M=M=1=1 : � = 0:8 and x0 = 0
Simulation Di�erential model Di�usion 00.10.20.30.40.50.6

0 5 10 15 20 25 30 35 40X(t) time
M=M=1=1 : � = 0:2 and x0 = 0

Simulation Di�erential model Di�usion
Figure 3.3 – Réponses transitoires d’une file M/M/1 obtenues avec le modèle différentiel, l’ap-
proximation diffusion et avec des simulations événementielles quand x0 = 0.

Signalons enfin que des approximations différentielles peuvent être développées pour évaluer
le comportement transitoire des réseaux de Jackson ou de Gordon-Newell. Ainsi, dans le cas d’un
réseau ouvert de Jackson, l’équation différentielle gouvernant le nombre de clients au noeud i

peut être approximée par

Ẋi(t) ≈ λi +
n∑
j=1

rj,i µj

(
Xj(t)

1 +Xj(t)

)
− µi (1− ri,i)

(
Xi(t)

1 +Xi(t)

)
, (3.6)

où λi est le taux d’arrivée au noeud i depuis l’extérieur et ri,j est la probabilité qu’un client sortant
du noeud i aille vers le noeud j. L’approximation ci-dessus converge vers la solution stationnaire
exacte et les résultats numériques présentés dans [91] indiquent qu’elle est très précise en régime
transitoire.

3.1.3 Simulation Hybride Distribuée

Pour prolonger la modélisation analytique différentielle au delà de ses limites théoriques, nous
avons introduit un nouveau concept de simulation hybride qui combine rigoureusement modèles
analytiques et modèles stochastiques à événements discrets [91, 88]. Le comportement dynamique
de certains noeuds est obtenu par intégration numérique d’un système d’équations différentielles
(noeuds analytiques), tandis que celui des noeuds complexes est obtenu par des simulations évé-
nementielles (noeuds simulés). L’idée fondamentale est qu’un noeud complexe va estimer (grâce
à une simulation stochastique) le comportement de sa propre équation différentielle. Le modèle
global du réseau est alors résolu par intégration numérique d’un ensemble d’équations différen-
tielles couplées.

Le modèle global est résolu par intégration numérique d’un système d’équations différentielles
couplées. Au cours d’un pas d’intégration, les calculs suivants sont réalisés :

– les équations différentielles des noeuds analytiques sont intégrées,
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– des simulations stochastiques des noeuds complexes sont réalisées pendant l’intervalle de
temps correspondant,

– l’échange entre les noeuds (ou ensemble de noeuds) des débits instantanés et des variances
des flots est réalisé.

De cette façon, la décomposition du réseau en noeuds analytiques et en noeuds simulés permet
de réduire les temps de calcul tout en préservant le caractère général de l’approche de simulation.
Cette approche, qui a donné lieu à la réalisation d’un prototype dans le cadre du projet Esprit
STAR, est complètement parallèle avec un premier niveau de parallélisation sur l’ensemble des
noeuds (gros grain) et un deuxième niveau de parallélisation sur l’espace des trajectoires (grain
fin).

Par la suite, nous avons égalemment introduit un nouveau principe de simulation hybride
permettant de simuler la plupart des flots de manière analytique et quelques flots avec des
simulations événementielles de bout-en-bout [93]. Ce principe de simulation hybride a fait l’objet
du dépôt d’un brevet qui est exploité par la start-up QoS Design.

3.2 Analyse de la file M/D/1/N

Les traitements réalisés dans les systèmes informatiques ou de communication modernes ont
souvent des durées déterministes. De ce fait, l’évaluation de leurs performances fait souvent
appel à des modèles de files d’attente à temps de service déterministe (pour la modélisation des
multiplexeurs ATM par exemple). Suivant le système à modéliser, différents modèles ont ainsi
été considérés (cf. [183], [196] et [100]) : M/D/1, GeoN/D/1, N*D/D/1 et

∑
Di/D/1. La file

M/D/1 [123] est de loin le plus simple et le plus général de ces modèles, avec de nombreuses
applications aux systèmes de communication, mais aussi aux systèmes de production ou encore
en informatique. Ce modèle, déjà étudié par Erlang en 1909, correspond à un système d’attente
avec des arrivées suivant un processus de Poisson et une durée de service déterministe (i.e.
constante). Bien que ce type de modèle soit bien résolu d’un point de vue numérique [195], il
existait finalement assez peu de résultats concernant la file à capacité limitée (modèle M/D/1/N
dans la notation de Kendall). En effet, en dehors du cas N=1 (pas d’attente) qui est un cas
particulier du modèle d’Erlang, il n’y avait aucune expression explicite pour la distribution
du nombre de clients dans le système, ni même pour sa moyenne. Nos travaux ont permis de
développer la solution analytique exacte des files M/D/1/N en régime transitoire [89] et en régime
stationnaire [42].

3.2.1 Solution stationnaire

Le modèle M/D/1/N correspond à une file d’attente avec un serveur et N-1 positions d’at-
tente. Les clients arrivent suivant un processus de Poisson de taux λ, i.e., la probabilité de k
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arrivées en un temps t est αk(t) = (λt)ke−λt/k!. Pour simplifier, on utilisera la notation abrégée
αk en lieu et place de αk(T ). Les clients sont servis suivant la discipline FCFS, la durée de service
étant constante et égale à T unités de temps. Les clients qui arrivent alors que la file d’attente
est pleine sont rejetés et n’ont plus d’influence sur le système (“lost customer cleared”), ce qui
explique qu’aucune hypothèse a priori sur le taux d’utilisation ρ = λT ne soit nécessaire.

Chaîne de Markov incluse

Soit XN (t) le nombre de clients dans le système au temps t. Notons tn la date de départ du
neme client. Le processus stochastique {XN (tn)}n≥0 est une chaîne de Markov sur {0, 1, . . . , N −
1} dont l’analyse par des techniques classiques de transformée en z ne pose pas de problème
particulier. On obtient ainsi le résultat suivant :

Proposition 3.2 A l’équilibre, la distribution de probabilités q = (q0, . . . , qn) du nombre de
clients dans le système immédiatement après un départ est donnée par q0 = 1

bN−1
et qn = bn−bn−1

bN−1

pour n ∈ {1, . . . , N − 1}, où b0 = 1 et

bn =
n∑
k=0

(−1)k

k!
(n− k)ke(n−k)ρρk , ∀n ≥ 1. (3.7)

Distribution de probabilités stationnaire

Il faut signaler ici que, contrairement au cas de la file M/D/1/∞, pour la file M/D/1/N la
distribution stationnaire q aux instants de départ diffère de la distribution stationnaire à tout
instant P =

(
P0(N), . . . , PN (N)

)
. Cependant, Cohen a démontré dans le cas plus général des files

M/G/1/N [60], que ces deux distributions sont reliées par la relation qj = Pj(N)/(1− PN (N)),
pour j = 0 · · ·N − 1. En utilisant cette relation et la Proposition 3.2, on obtient les deux résultats
ci-dessous.

ThÈorËme 3.1 La distribution de probabilités du nombre de clients dans une file M/D/1/N

est donnée par Pj(N) = (bj − bj−1) P0(N) pour j = 1 . . . N − 1 et PN (N) = 1− bN−1 P0(N) où
P0(N) = 1/(1 + ρbN−1).

Corollaire 3.1 Le nombre moyen de clients est X(N) = N − P0(N)
∑N−1

k=0 bk.

3.2.2 Solution transitoire

Définissons Dk(t, t + ∆t) comme la probabilité qu’un départ ait lieu entre les instants t et
t+ ∆t en laissant k clients dans le système (0 ≤ k ≤ N − 1), ainsi que les taux de départ

dk(t) = lim
∆t→0

Dk(t, t+ ∆t)

∆t
, k = 0 · · ·N − 1.
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On notera Ψ(t) = (d0(t), . . . , dN−1(t), 0). Enfin, définissons la matrice carrée d’ordre N + 1

W =


−1 1 0 · · · 0
0 −1 1 · · · 0
...

...
0 · · · 0 −1 1
0 · · · 0 0 0

 (3.8)

Notre résultat principal est le suivant.

Proposition 3.3 La distribution de probabilités π(t) = (π0(t), . . . , πN (t)) du nombre de clients
dans le système au temps t est donnée par

π(t) = π(0) eλWt −
∫ t

0
Ψ(s) W eλW(t−s) ds , ∀t ≥ 0. (3.9)

De plus,

eλWt =



α0(t) α1(t) · · · αN−1(t) 1−
N−1∑

0

αk(t)

0 α0(t) · · · αN−2(t) 1−
N−2∑

0

αk(t)

...
...

. . .
...

...
0 0 · · · α0(t) 1− α0(t)
0 0 · · · 0 1


, (3.10)

La Proposition 3.3 permet le calcul de π(t) à partir du moment où l’on connaît le vecteur
des taux de départ Ψ(t). Le Lemme ci-dessous décrit comment calculer ces taux de départ dans
le cas où le système est initialement vide, i.e. π0(0) = 1 (cf. [89] pour le cas général).

Lemme 3.1 Pour t ≤ T , on a dk(t) = 0 pour k = 0 · · ·N − 1. Pour t > T , on a

dk(t) = λαk π0(t− T ) +
k+1∑
i=1

αk+1−i di(t− T ) , k = 0 · · ·N − 2 (3.11)

dN−1(t) = λ
[
1−

N−2∑
i=0

αi

]
π0(t− T ) +

N−1∑
i=1

[
1−

N−1−i∑
q=0

αq

]
di(t− T ). (3.12)

A eux deux, la Proposition 3.3 et le Lemme 3.1 fournissent un moyen efficace de calculer la
distribution transitoire π(t). Dans la Figure 3.4, nous présentons l’évolution de cette distribution
pour une file de capacité N = 2 ayant un taux d’arrivée λ = 3 et une durée de service T = 1.

3.3 Analyse de la gigue des flux audio et vidéo

De nombreux codecs voix ou vidéo génèrent des paquets de données de taille constante sui-
vant un processus périodique, i.e. à intervalles réguliers. Une mesure de performance importante
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N = 2, � = 3:0, T = 1:0

Figure 3.4 – Distribution transitoire π(t) pour une file M/D/1/2 avec λ = 3.0 et T = 1.0.

pour ces trafics est la gigue qui peut être définie comme la distorsion de la nature périodique du
flux de paquets entre la source et la destination. Cette distorsion du signal originel est due aux
opérations de multiplexage réalisées par les routeurs traversés.

De nombreuses études ont été consacrées à l’analyse de la gigue dans les réseaux ATM, es-
sentiellement avec des modèles à temps discret. Certains auteurs ont étudié la gigue au moyen
de simulations événementielles [35, 6]. D’autres ont obtenu des bornes avec des approches de
type Network Calculus, soit dans un cadre déterministe [64, 65, 173, 172], soit dans un cadre
stochastique [135, 199]. Enfin, de nombreux auteurs ont proposé des méthodes numériques basées
sur la théorie des files d’attente pour l’estimation de la gigue [58, 70, 104, 103, 102, 137, 138,
139, 146, 158, 159, 175, 184, 185]. L’inconvénient principal de ces méthodes est qu’elles ont un
coût calculatoire assez important. A notre connaissance, seul [160] propose une approximation
analytique simple basée sur des approximations en fort et faible trafics.

De notre point de vue, il est essentiel d’avoir une formule simple et suffisamment précise
pour pouvoir : (a) simuler des réseaux avec des milliers de flux temps réel, ou (b) exécuter
des algorithmes d’optimisation itératifs intégrant des contraintes de QoS. Dans [39], nous avons
proposé une telle formule pour évaluer la gigue de bout-en-bout subie par une trafic périodique
ayant une taille de paquet constante. On suppose que ce trafic est multiplexé en chaque noeud
avec un trafic de fond, les paquets étant transmis suivant la discipline FCFS. La seule hypothèse
concernant ces trafics de fond est que les processus gouvernant les arrivées et les tailles des
paquets de ces trafics sont des processus de renouvellement.
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3.3.1 Notations

Comme décrit sur la Figure 3.5, nous considérons un trafic passant à travers n files d’attente
en série. Ce trafic est initialement périodique, i.e. on suppose une durée constante T = 1/λT

entre deux paquets au noeud 1. Tous les paquets de ce trafic ont la même taille : D unités de
données. Le taux de service du noeud k = 1 . . . n est µk unités de données par seconde. Dans
chaque noeud, le trafic étudié est multiplexé avec un trafic de fond suivant la discipline FCFS.
Pour des raisons de stabilité, on suppose le taux d’utilisation de chaque noeud inférieur à 100%.

λbg
1

µ1

λbg
2

µ2

λbg
n

µnλ = 1/T

Figure 3.5 – Le trafic étudié est multiplexé avec un trafic de fond en chaque noeud.

Considérons deux paquets consécutifs du trafic étudié, disons les paquets 0 et 1. Notons
τ in
j (k) et τout

j (k) les instants d’arrivée et de départ du paquet j = 0, 1 au noeud k = 1, . . . , n. On
pourra sans inconvénient supposer que τ in

0 (1) = 0. De même, on note Wj(k) le temps d’attente
du paquet j au noeud k et ∆k = W1(k)−W0(k) la différence des temps d’attente au noeud k.

La gigue de bout-en-bout est définie comme J[1...n](T ) = E
[
|(τout

1 (n)− τout
0 (n)) − T |

]
.

Puisque τ in
i (k + 1) = τout

i (k) pour i = 0, 1 et k = 1, . . . , n− 1, on a

J[1...n](T ) = E

[
|(τout

1 (n)− τout
0 (n)) −

n−1∑
k=1

(τ in
1 (k + 1)− τ in

0 (k + 1))

+

n−1∑
k=1

(τout
1 (k)− τout

0 (k)) − (τ in
1 (1)− τ in

0 (1)) |
]
,

= E

[
|
n∑
k=1

(W1(k)−W0(k)) |
]
,

= E

[
|
n∑
k=1

∆k |
]
. (3.13)

On voit ainsi que la gigue de bout-en-bout correspond à la valeur absolue de la somme
∑

k ∆k

des variations du délai inter-paquet introduites par chacun des noeuds le long du chemin. Dans
la suite, on va obtenir une approximation de la densité de probabilité f∆1+...+∆n(x) de cette
somme.

3.3.2 Le cas d’un seul noeud

Considérons tout d’abord le cas d’un seul noeud, disons le noeud k. Si la file d’attente
n’est pas trop chargée, le paquet 1 entre dans la file alors que le paquet 0 est déjà parti, i.e.
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W0(k) ≤ T̂k = T −D/µk. Dans ce cas, on peut voir W1(k) et W0(k) comme des variables aléa-
toires i.i.d. dont la distribution est celle du temps d’attente à l’équilibre de la file d’attente. Il
est bien connu que la queue de la distribution du temps d’attente W dans une file GI/GI/1
a souvent une forme exponentielle, i.e., P [W > x] = α e−η x pour x assez grand, η et α étant
des paramètres positifs fixés. De telles approximations sont très largement disponibles dans la
littérature consacrée aux files d’attente [1, 148, 195, 190] et on sait qu’elles sont souvent d’une
qualité remarquable même pour de petites valeurs de x. Dans nos travaux, nous avons utilisé
une approximation proposée par Abate et al. [1], qui dépend des trois premiers moments des
processus d’arrivées et de service et suppose que ces processus aléatoires sont des processus de
renouvellement. Dans la suite, les paramètres ηk et αk vont résumer toute l’information sur le
trafic de fond au noeud k.

Avec cette approximation exponentielle pour la distribution de W0(k) et W1(k), la densité de
probabilité du temps d’attente s’écrit

fW (k)(x) = (1− αk)u0(x) + αk ηk e
−ηk x. (3.14)

où u0 représente l’impulsion unité. On en déduit l’approximation suivante.

Approximation 3.4 Posons φk = 2αk (1−αk/2). Si le délai inter-paquet T à l’entrée du noeud
k est suffisamment grand, on peut approximer la densité de probabilité de la variation ∆k de ce
délai par

f∆k |T (x) =

{
0 , x ≤ −T̂k
φkηk

2 e−ηk|x| [1− u0(x)] + (1− φk)u0(x) ,−T̂k < x
, (3.15)

3.3.3 Le cas de plusieurs noeuds

Nous considérons maintenant le cas où le trafic étudié traverse plusieurs noeuds en série.
Connaissant les lois gouvernant les arrivées et les tailles des paquets des trafics de fond aux
noeuds k = 1, . . . , n, les paramètres αk, φk = 2αk(1 − αk/2) et ηk peuvent être calculés pour
chaque noeud. Pour simplifier, nous supposons que ηi 6= ηj pour i 6= j.

L’approximation 3.4 permet de calculer de manière approchée la distribution de la gigue
introduite par un noeud quand on connaît le délai inter-paquet à l’entrée de ce noeud. Le calcul
de la distribution de la gigue introduite par une série de noeuds se ramène alors à celui d’un
produit de convolutions, et il est possible de le réaliser analytiquement du fait de la forme très
simple de l’approximation 3.4. Le résultat obtenu est décrit ci-dessous.

Approximation 3.5 Si le délai inter-paquet T initial est suffisamment grand, la densité de
probabilité f∆1+...+∆n(x) peut être approchée par
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f∆1+...+∆n(x) ≈


1−∑n

j=1 φjK
n
j , x = 0∑n

j=1K
n
j f∆j |T (x) , x 6= 0

,

où

Kn
j =

n∏
i=1,i 6=j

(
1− φi

η2
j

η2
j − η2

i

)
j = 1 . . . n.

L’approximation 3.5 permet d’obtenir une expression très simple de la gigue moyenne de
bout-en-bout, comme décrit ci-dessous.

Proposition 3.4 En considérant l’approximation 3.5 exacte, la gigue moyenne introduite par
les noeuds 1, . . . , n est donnée par

J[1...n](T ) =
n∑
j=1

Kn
j Jj(T ), (3.16)

où Jj(T ) est la gigue moyenne qui serait introduite par le noeud j si le délai inter-paquet en
entrée de ce noeud était égal à T , i.e.,

Jj(T ) =
φj
ηj

[
1 − 1

2
(1 + ηjT

′
j) e
−ηj T ′j

]
.

Ainsi, la gigue moyenne de bout-en-bout peut être vue comme une somme pondérée des gigues
qui serait introduites par chaque noeud si le délai inter-paquet était T à l’entrée de chacun de
ces noeuds.

3.3.4 Exemple d’application

Pour illustrer la qualité de l’approximation obtenue, nous considérons la situation où un flux
voix généré avec un codec G.711 traverse 4 liens en série, de capacités µ1 = µ4=1920 kbps et
µ2 = µ3=7680 kbps. On suppose que le trafic de fond sur les liens 1 et 4 correspond à l’aggréga-
tion de flux voix générés avec deux codecs : 10% de flux G.726 et 90% de flux G.729. Pour les liens
2 et 3, le trafic de fond est obtenu en aggrégeant 50% de chacun de ces types de flux. De plus, les
liens 2 et 3 ayant beaucoup plus de bande-passante, on suppose que le débit de leur trafic de fond
est environ trois fois supérieur à ceux du trafic de fond sur les liens 1 et 4 (des nombres entiers
de flux G.726 et G.729 sont necéssaires pour les simulations événementielles). Pour le modèle
analytique, on approxime ces trafics de fond avec des arrivées suivant un processus de Poisson
et une distribution de tailles de paquets D2 à deux valeurs, les paramètres de ces distributions
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dépendant du mélange considéré.

La Figure 3.6 compare la gigue moyenne obtenue avec l’approximation analytique 3.16 et celle
obtenue de manière empirique grâce à des simulations événementielles en fonction du débit du
trafic de fond sur le premier (et le dernier) lien. L’approximation s’avère assez précise. L’erreur
est en dessous de 1% quand le taux d’utilisation du lien 1 est inférieur à 46%. Elle est seulement
de 2.08% si ce taux d’utilisation est de 53%, et de 3.46% si le taux d’utilisation est de 60%.
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Figure 3.6 – Approximation de la gigue d’un flux voix G.711 traversant 4 liens.

3.4 Modélisation au niveau flot du trafic Internet

Un effort de recherche important a été consacré ces dernières années au développement d’une
théorie du trafic pour l’Internet. En comparaison avec son équivalent pour les réseaux télépho-
niques, cette théorie du trafic Internet est encore très limitée. La principale difficulté de modé-
lisation provient de la nature élastique de la plupart des trafics Internet dont le débit peut être
modulé par le protocole TCP en fonction des conditions de trafic dans le réseau. Deux grandes
catégories de modèles ont été développés : les modèles de niveau flot et ceux de niveau paquet.

Les modèles de niveau flot sont des modèles idéalisés qui prennent en compte la dynamique
aléatoire au niveau des flots (arrivées et départs de connexions), mais qui utilisent un modèle
très simplifié du partage de bande-passante réalisé par TCP (voir [181] pour un survey). En se
basant sur l’observation que TCP partage la bande-passante de manière à peu près équitable,
[114] et [154] ont proposé d’utiliser la file d’attente processor-sharingM/G/1/PS comme modèle
de performance pour les réseaux d’accès. Cette direction de recherche a été poursuivie par la suite
pour montrer l’insensibilité des résultats obtenus aux caractéristiques fines du trafic [81, 31, 32],
pour étudier les questions de stabilité [30], pour prendre en compte de manière plus précise le
fonctionnement de TCP [3, 20, 121] et pour généraliser ce modèle à des topologies de réseau
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quelconques [155, 33, 32, 142].

Les modèles de niveau paquet intégrent eux de nombreux détails sur le système (Round Trip
Times, taille des buffers, etc.), mais suppose un nombre constant de flux persistants. Un résultat
important est la formule “square-root” pour le débit d’une connexion TCP [157, 171], qui a no-
tamment permis le développement de plusieurs algorithmes de point-fixe pour le calcul du débit
des connexions et des probabilités de blocage des liens (voir par exemple [8] et [49]). Un effort
de recherche important a aussi été consacré à l’analyse d’algorithmes de contrôle de congestion
tel que celui de TCP sur la base de l’optimisation de fonctions d’utilité [117, 134, 150, 163, 197].

Plusieurs approches ont également été proposées pour tenter de réduire l’écart entre modèles
de niveau paquet et modèles de niveau flot [141, 140], mais aussi pour intégrer le trafic de strea-
ming dans ce type de modèles [168, 34]. Malgré tout, et en dépit des avancées significatives que
nous avons mentionnées ci-dessus, la théorie du trafic Internet en est encore à ses balbutiements.
Il n’existe pas à l’heure actuelle de modèles de performance satisfaisants permettant d’évaluer
précisément les performances d’une architecture TCP/IP. Nous avons participé à cet effort en
proposant dans [38] :

– de nouveaux modèles de réseaux d´accès représentant de manière détaillée la dynamique
des sessions utilisateurs et prenant en compte les limites de débit des terminaux utilisateurs,

– un nouveau paradigme de partage de bande-passante basé sur une allocation de type weigh-
ted max-min fair,

– une approximation de type point-fixe permettant d’étendre les modèles de réseaux d’accès
pour prendre en compte la congestion dans le coeur de réseau.

3.4.1 Modèles de Réseaux d’Accès

Nous considérons ici un grand nombre d’abonnés ADSL ou UMTS répartis sur une même
zone géographique et connectés au backbone réseau d’un opérateur par un même lien d’accès
full-duplex de capacité C Mbps, constituant le goulot d’étranglement des flux (cf figure 3.7). Le
débit d’un terminal utilisateur est limité à cup Mbps et cdown Mbps dans les sens montant et
descendant, respectivement, et on note C = Nup cup = Ndown cdown.

Les utilisateurs ont accès à un ensemble R d’applications r, qui se divisent en deux grandes
catégories. D’une part, un ensemble B = U ∪ D d’applications de transfert de fichier (e-
mail,ftp), avec lesquelles l’utilisateur télécharge (en upload pour r ∈ U ou en download pour
r ∈ D) un seul fichier, de taille aléatoire. D’autre part, un ensemble I d’applications in-
teractives (web browsing), au cours desquelles les utilisateurs alternent entre des périodes de
téléchargement de fichiers en download, et des périodes OFF pendant lesquelles ils lisent le
contenu des documents téléchargés. De nouvelles sessions sont initiées par les utilisateurs suivant
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Figure 3.7 – Les abonnés Internet partagent un lien de communication à C Mbps.

un processus de Poisson au taux λ (hypothèse confirmée par des mesures sur l’Internet [72]).
Une nouvelle session utilise l’application r avec la probabilité γr. Suivant le type d’application,
elle transfère alors un ou plusieurs fichiers dont les tailles sont des variables aléatoires i.i.d, de
moyenne 1/αr (en Mbits). Le nombre de transferts de fichiers au cours d’une session est aussi
une variable aléatoire i.i.d., de moyenne 1/pr. Par convention, pr = 1 si r ∈ B. On suppose que
le nombre de fichiers téléchargés par une application interactive r ∈ I suit une loi géométrique,
et nous notons 1/βr la durée moyenne de la période OFF pour cette application.

Une de nos contributions majeures est d’observer que le système peut être modélisé par un
réseau multiclasse équivalent de files d’attente, comme décrit sur la figure 3.8. Ceci a déjà été
observé précédemment (voir [81] par exemple) dans un contexte moins général, mais l’idée n’a pas
été complétement exploitée à notre avis. Les clients dans ce réseau de files d’attente représentent
des sessions Internet en cours. Les arrivées exogènes correspondent à de nouvelles sessions initiées
par les utilisateurs, tandis que les départs du réseau représentent la fin de sessions Internet. Il y a
plusieurs classes de client, chacune étant associée à une application r ∈ R. Chaque noeud dans ce
réseau représente une phase possible d’une session en cours. On note S = {up, down, off} l’en-
semble des noeuds de ce réseau équivalent, Sa = {up, down} les phases actives, et Ω(s) l’ensemble
des applications qui peuvent être en phase s : Ω(up) = U , Ω(down) = D ∪ I et Ω(off) = I. Le
taux d’utilisation de chaque file d’attente s est ρs =

∑
r∈Ω(s) ρ

r
s, où ρrs = λγr/(prαr) pour s ∈ Sa

et ρroff = λγr/(prβr).

Pour prendre en compte les limites des terminaux, nous supposons que les noeuds UP et
DOWN sont des files GPS (Generalized Processor Sharing) [59]. Quand il y a k sessions en phase
s ∈ Sa, une connexion individuelle obtient le taux de service fs(k) = min(cs, C/k), c’est à dire
qu’une session en phase s est servie au débit maximal du terminal si k ≤ Ns, et suivant la dis-
cipline processeur sharing ordinaire sinon. La solution du modèle GPS, telle que développée par
Cohen [59], fait apparaître les fonctions Φs(k) =

∏k
j=1 1/fs(j), k ≥ 1 avec Φs(0) = 1. Dans notre

cas, cela donne pour s ∈ Sa, Φs(k) = (1/cs)
k pour k ≤ Ns, et Φs(k) = (C/cs)Ns

Ns! k! (1/C)k sinon.
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Figure 3.8 – Réseau ouvert équivalent.

De même le noeud OFF est modélisé comme une file GPS de capacité infinie ayant la fonction
de taux de service foff (k) = 1, k ≥ 1 (voir [59], section 5), et donc Φoff (k) = 1, k ≥ 1.

Soit xrs le nombre de sessions de l’application r ∈ Ω(s) dans la phase s ∈ S. Définissons les
vecteurs suivants : xs = (xrs)r∈Ω(s), s ∈ S et x = (xup,xdown,xoff ). Soit π(x) la probabilité
stationnaire si elle existe que le système soit dans l’état x. Finalement, notons Xs (resp. Xr

s ) le
nombre total de sessions (resp. de l’application r) en phase s. Le réseau de files d’attente décrit
ci-dessus peut être analysé comme un réseau de files d’attente GPS. En utilisant le théorème 7.2
de [59], on obtient le résultat suivant.

ThÈorËme 3.2 La distribution conjointe stationnaire π(x) existe si et seulement si ρs < C,
s ∈ Sa, et elle a la forme-produit suivante

π(x) =
∏
s∈S

πs(xs) où πs(xs) = πs(0) Φs(|xs|)
∏

r∈Ω(s)

(ρrs)
xrs

xrs!
, (3.17)

avec la notation |xs| =
∑

r x
r
s. La probabilité qu’il n’y ait aucune connexion dans la phase s ∈ S

est simplement πoff (0) = e−ρoff pour s = off , tandis que pour s ∈ Sa,

πs(0) =

(
Ns−1∑
i=0

(ρs/cs)
i

i!
+

(ρs/cs)
Ns

Ns!

C

C − ρs

)−1

De plus, pour s ∈ S et r ∈ Ω(s), on a Pr[Xs = k] = πs(0) Φs(k) (ρs)k

k! .

On notera que les résultats ci-dessus sont insensibles aux caractéristiques statistiques dé-
taillées du trafic (ils ne dépendent que des moyennes). Observons de plus que la distribution de
probabilité de Xs est la solution de la file d’attente M/M/C/∞ pour s ∈ Sa. Par conséquent, la
probabilité Bs de congestion du lien d’accès dans la direction s est donnée par la célèbre formule
d’Erlang-C

Bs = Pr [Xs ≥ Ns] = πs(0)
(ρs/cs)

Ns

Ns!

C

C − ρs
(3.18)

Le corollaire suivant établit l’expression des principales mesures de performance.
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Corollaire 3.2 Le nombre moyen de session dans la phase s ∈ Sa est donnée par le nombre
moyen de clients dans la file M/M/C/∞ correspondante

E [Xs] = ρs

(
1

cs
+

Bs
C − ρs

)
, (3.19)

tandis que E[Xoff ] = ρoff . Le nombre moyen de sessions de l’application r en phase s est
E[Xr

s ] = (ρrs/ρs)E[Xs] pour s ∈ S et r ∈ Ω(s). De plus, d’après l’équation (7.27) de [59], la
durée moyenne de transfer d’un fichier de x Mbits dans la direction s ∈ Sa est xE [Xs] /ρs.

Remarque 3.1 Les résultats précédents se généralisent aisément au cas d’un nombre fini d’uti-
lisateurs, pour modéliser par exemple le comportement des salariés d’une agence accédant à l’In-
ternet [37]. On doit alors calculer une constante de normalisation avec une méthode inspirée de
celle de Buzen [53, 188].

3.4.2 Allocation de débit équitable de type “Weighted Max-Min” (WMM)

S’il n’y avait pas de congestion dans le réseau de coeur, les performances obtenues seraient
celles décrites pour les réseaux d’accès dans les paragraphes précédents. Pour prendre en compte
l’impact des phénomènes de congestion sur les liens du réseau de coeur, il faut s’intéresser au
partage de bande-passante opéré par TCP. On considére donc un réseau avec un ensemble L
de liens et un ensemble F de flots TCP, numérotés 1, . . . ,K. Soit Cl la capacité du lien l et
Γl les flots passant par ce lien. On note nf , θf et πf le nombre de connexions TCP, le RTT
et le chemin de bout-en-bout du flot f , respectivement. Les connexions sont persistentes et le
nombre de connexions est constant. De plus, on suppose que les délai d’attente ont une influence
négligeable sur le RTT (réseau “large delay-bandwidth product” [8]). Enfin, on note φf (n) la
bande-passante allouée au flot f , où n = (n1, . . . , nK) est le vecteur représentant le nombre de
connexions de chaque flux. On suppose que RED est utilisé comme politique de gestion de file
d’attente [71], et on fait les deux hypothèses suivantes :

– Hypothèse 1 : la probabilité de perte de paquets est la même pour tous les flux limités en
débit par le même lien (i.e., si on augmente la capacité de tout autre lien k ∈ πf , k 6= j, le
débit aggrégé φf (n) n’est pas augmenté).

– Hypothèse 2 : si le lien l n’est pas le lien qui limite le débit du flot f , alors la probabilité
de perte de paquets du flot f sur le lien l est négligeable.

Sous ces hypothèses, nous montrons dans [38] que si le lien l n’est limitant que pour une
partie Bl ⊂ Γl des flots le traversant (et donc le taux de perte est nul en ce lien pour les autres
flots d’après l’hypothèse 2), on obtient

φf (n) =
νf∑
k∈Bl

νk

Cl − ∑
k∈Γl−Bl

φk(n)

 , f ∈ Bl
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Table 3.1 – Allocations de débit pour le réseau de la Figure 3.9.
φ0 φ1 φ2 φ3

Weighted Max-Min 20 120 60 20
Network Calculus 18.5 121.9 62.5 20.5
TCP Utility 18.3 121.6 61.6 20
ns2 18.5 120.2 61 19.5

où νf = nf/θf est le ratio du nombre de connexion TCP sur le RTT du flot f . L’équation ci-
dessus montre que la capacité résiduelle du lien (la capacité laissée par les flots qui sont limités
ailleurs) est partagée entre les flots pour qui ce lien est un goulot d’étranglement suivant une
allocation WMM, en fonction des poids νf , f ∈ F . Ce résultat suggère que si le nombre de gou-
lots d’étranglement du réseau est suffisamment faible, une allocation WMM peut être une bonne
approximation de ce que TCP fait. Cette allocation peut de plus être calculée très facilement
en utilisant un algorithme de type "water-filling" [26, 167], le débit du flot f étant augmenté
suivant le pas νf .

Pour évaluer cette approximation, nous la comparons avec l’allocation distribuée réalisée par
TCP qui est déterminée avec des simulations ns-2 pour le réseau de la Figure 3.9, en supposant
la version New Reno de TCP, la politique RED, des paquets de 1024 octets, des délais de lien de
10 ms et des buffers de 1024 paquets. Ces comparaisons incluent également les résultats obtenus
avec la méthode de point-fixe “network calculus” proposée dans [8] et l’approche basée sur les
fonctions d’utilité développée dans [149]. Le tableau 3.1 résume les résultats obtenus dans le
cas de 10 connexions par flot. L’allocation WMM fournit des résultats convenables. Nous ne
prétendons bien sûr pas que cette allocation soit une représentation fidèle du comportement de
TCP, mais elle fournit une approximation correcte, avec des temps de calcul très faibles, ce qui
est un aspect essentiel pour des méthodes itératives d’évaluation de performances.

φ3(n)

φ1(n) φ2(n)

φ0(n)
60 Mbps 160 Mbps 80 Mbps

20 Mbps

Figure 3.9 – Réseau à 4 liens.
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3.4.3 Modèle Réseau Global

Nous considérons des utilisateurs situés dansK sites d’accès différents, connectés au backbone
par des liens d’accès de capacité C1, . . . , CK , qui recoivent du trafic d’un ensemble de serveurs
Internet. On suppose que la population de chaque site d’accès peut être considérée comme in-
finie et que tous les flux de trafic vont de la ferme de serveurs vers les sites d’accès. La Figure
3.10 fournit un exemple du type de réseau considéré. S’il n’y avait pas de congestion dans le
réseau backbone, les modèles de performance appropriés seraient ceux de la section 3.4.1. Nous
montrons ici comment étendre ces modèles pour prendre en compte la congestion dans le réseau
backbone.

Algorithme de point-fixe

Soit C∗i la capacité de transmission moyenne perçue par les connexions du flot i. L’idée
principale est alors de remplacer les liens d’accès de capacité Ci et le réseau backbone par
des liens d’accès virtuels de capacité C∗i connectant directement les sites d’accès à la ferme de
serveurs. Notons Xi la variable aléatoire représentant le nombre de sessions actives du site i et
soit X = (X1, . . . , XK). D’après le Théorème 3.2, la probabilité de Xi = n est donnée par

πin(C∗i ) = πi0(C∗i ) Φi(n,C
∗
i )

(ρi)
n

n!
, n = 0, 1, . . .

Soit T i(C∗) le trafic moyen genéré par le site i, où C∗ = (C∗1 , . . . , C
∗
K). En utilisant l’allocation

WMM comme approximation du partage de bande-passante de TCP, on obtient

T i(C
∗) = E [φi (X)] =

∑
n∈NK

φi(n)Pr [X = n].

S’il y a suffisamment de capacité dans le réseau backbone, la probabilité que le débit d’un
site d’accès soit limité par un lien de backbone va être faible. Dans ce cas, les variables aléatoires
X1, . . . , XK pourront être considérées comme indépendantes, et on pourra alors faire l’approxi-
mation suivante :

T i(C
∗) =

∑
n∈NK

φi(n)

K∏
j=1

πjnj
(C∗j ). (3.20)

Cependant, si on interpréte C∗i comme la capacité d’un lien d’accès équivalent, alors T i(C∗)
peut aussi être écrit de la façon suivante :

T i(C
∗) =

∞∑
k=1

kmin(ci, C
∗
i /k)πik(C

∗
i ), (3.21)
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Table 3.2 – Valeurs moyennes pour les sites 1 et 2.
Paramètre site 1 site 2
Taille de fichier (MBytes) 0.5 1
Taux d’arrivée (sessions/s) 1.25 0.5
Nombre de pages (pages/session) 2 1.5
Durée de la période Off (secondes) 30 45

qui est juste ρi dans le cas d’une population infinie d’utilisateurs. La capacité C∗i devrait être
telle que les expressions 3.20 et 3.21 coincident. Un vecteur solution C peut alors être obtenu en
utilisant l’algorithme 1.

Algorithm 1 Algorithme de Point-Fixe

1: procedure Approximation
2: t = 0 et C0

i = Ci , i = 1, . . . ,K
3: while not convergence do
4: Calculer πin(Cti ), n ≥ 0, i = 1, . . . ,K,
5: Evaluer T i(Ct) =

∑
n φi(n)

∏K
j=1 π

j
nj (C

t
j)

6: Trouver Ct+1
i en tant que solution unique en x de,

T i(C
t) =

∞∑
k=1

kmin(ci, x/k)πik(C
t
i )

7: t = t+ 1
8: end while
9: end procedure

Résultats

Comme exemple test, nous considérons le réseau de la figure 3.10 où C1=20 Mbps et C2=10
Mbps. La capacité C du lien de backbone commun est prise pour plusieurs valeurs, allant de 17.5
Mbps à 30 Mbps. Les délais de tous les liens sont fixés à 1 ms. Les utilisateurs sont situés dans
les sites d’accès 1 et 2 et téléchargent des données en utilisant une application interactive, mais
avec des comportements différents (cf. tableau 3.2).Toutes les distributions de probabilités sont
des exponentielles négatives. Les débits crêtes des utilisateurs sont fixés à c1 = 3 Mbps pour le
site 1 et à c2 = 6 Mbps pour le site 2.

Nous comparons ci-dessous les résultats obtenus avec l’approximation que nous proposons
et ceux obtenus grâce à un simulateur “maison” implémentant l’allocation WMM comme para-
digme de partage de bande-passante. Le tableau 3.3 compare les nombres moyens de sessions
actives pour les flots 1 et 2 (les intervalles de confiance à 99% sont indiqués pour la simulation).
L’approximation fournit des résultats acceptables pour C ≥ 20 Mbps. Notons que l’algorithme
proposé n’est pas limité aux valeurs moyennes. Ainsi, si on considére le cas où C = 25 Mbps.,
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access site 1 access site 2

C1 C2

C
C∗

2C∗
1

Figure 3.10 – Réseau de test à 3 liens.

Table 3.3 – Résultats pour E[X1] et E[X2]

C
Simulation Approximation

E[X1] E[X2] E[X1] E[X2]

17.5 7.882 ± 0.5 4.665 ± 0.33 9.559 7.034
20.0 4.430 ± 0.09 2.517 ± 0.09 4.110 2.676
22.5 3.713 ± 0.05 2.065 ± 0.06 3.642 2.182
25 3.514 ± 0.05 1.907 ± 0.057 3.492 1.933
27.5 3.454 ± 0.03 1.804 ± 0.044 3.440 1.846
30 3.416 ± 0.027 1.770 ± 0.057 3.422 1.797

la Figure 3.11 représente la distribution du nombre de sessions actives du site 1. Signalons enfin
que nous avons réalisé les mêmes expériences en utilisant une distribution hyper-exponentielle à
deux phases avec des moyennes équilibrées pour les tailles de fichier et que les résultats obtenus
suggèrent que notre modèle est approximativement insensible aux caractéristiques détaillés du
trafic.

3.5 Prix de l’Anarchie et Equilibrage de Charge Non-Coopératif

Un des problème fondamentaux dans les fermes de serveurs concerne le routage optimal des
tâches. Ce problème consiste à déterminer la politique de routage qui permet d’optimiser un
certain critère de performance, tel que par exemple le temps de traitement moyen des tâches. En
pratique, cette politique optimale ne peut souvent pas être mise en oeuvre de manière centralisée
pour des raisons de complexité ou de scalabilité. Dans ce cas, il faut se rabattre sur une mise en
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Figure 3.11 – Distribution de probabilité du nombre de sessions actives du flot 1.

oeuvre distribuée dans laquelle plusieurs dispatchers sont utilisés. Le passage d’une architecture
de décision centralisée à une architecture décentralisée a toutefois un impact important sur la
nature du problème. En effet, chaque dispatcher cherchant à minimiser le temps de traitement
des tâches qu’il route lui même, l’architecture distribuée implique un jeu non-coopératif entre les
dispatchers.

La théorie des jeux fournit le cadre théorique permettant d’étudier de telles situations. Dans le
contexte qui nous intéresse, cette théorie est utilisée pour s’interesser à l’existence d’un équilibre
de Nash, c’est à dire à l’existence d’une stratégie de routage dont aucun dispatcher n’a interêt à
dévier unilatéralement dans la mesure où cela ne lui permettra pas d’améliorer les performances
perçues par les tâches qu’il route. En dehors de l’existence et de l’unicité de l’équilibre de Nash,
une autre question importante pour le concepteur du système concerne la perte d’efficacité liée
au passage à une solution distribuée. En effet, puisque chaque dispatcher réalise une optimisa-
tion individuelle pour ses propres tâches, il est clair que la performance globale du système dans
l’architecture décentralisée sera pire que dans l’architecture centralisée.

La question que nous avons étudié est alors la suivante : quelles garanties de performance peut
on apporter dans le cas d’un routage décentralisé ? Nos travaux ont fait suite à une première étude
d’Altman, Ayesta et Prabhu [9] qui portait sur l’équilibre de Wardrop, c’est à dire quand chaque
tâche peut choisir elle-même le serveur qui va minimiser son coût de traitement (voir également
[15, 56]). Dans [17, 18], nous avons étudié les proriétés de l’équilibre de Nash dans le cas d’une
fonction coût du type M/M/1. Après avoir montré qu’il existe toujours un unique équilibre
de Nash, nous avons montré que si l’on fixe le traffic total offert au système, le pire des cas
correspond au jeu symétrique. En d’autres termes, l’équilibre de Nash offrant les plus mauvaises
performances globales est obtenu quand chaque joueur route exactement la même quantité de
trafic. Ce résultat est important car le jeu symétrique est un jeu potentiel, ce qui implique de
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nombreuses propriétés, notamment celle de la convergence de la stratégie “meilleure réponse”
vers l’équilibre de Nash. Ce résulat a ensuite été généralisé à une classe beaucoup plus large de
fonctions coûts dans [45]. Dans ces deux publications, nous l’avons utilisé pour obtenir des bornes
sur le Prix de l’Anarchie, une mesure de l’inefficacité des algorithmes distribués introduites par
Koutsoupias et Papadimitriou [133]. Signalons également qu’en termes de méthodologie, nos
travaux sont proches de ceux de Orda et al [127, 170] et que plusieurs arguments utilisés sont
inspirés de ces articles.

3.5.1 Formulation du problème

Notons C = {1, . . . ,K} l’ensemble des dispatchers et S = {1, . . . , S} l’ensemble des serveurs.
Les jobs reçus par le dispatcher i sont dits de classe i. Le serveur j ∈ S a une capacité rj et un
coût de traitement cj par unité de temps doit être payé pour chaque job envoyé à ce serveur. On
note r = (rj)j∈S et c = (cj)j∈S les vecteurs de capacités et de coûts des serveurs, respectivement.
Les jobs de classe i arrivent dans le système suivant un processus de Poisson d’intensité λi et
ont des tailles distribuées suivant une loi générale. On suppose que

∑
i∈C λi = λ, où λ̄ représente

l’intensité totale du trafic, et on note Λ l’ensemble des vecteurs λ vérifiant cette contrainte.

Notons xi = (xi,j)j∈S la stratégie de routage du dispatcher i, où xi,j est la quantité de trafic
envoyée vers le serveur j. Soit

Xi =

xi ∈ RS : 0 ≤ xi,j ≤ rj , ∀j ∈ S;
∑
j∈S

xi,j = λi


l’ensemble des stratégies de routage faisables pour le dispatcher i. Ce dispatcher cherche à mini-
miser son propre coût Ti(x) :

minimiser
xi∈Xi

Ti(x) =
∑
j∈S

cj
rj
xi,j φ(ρj)

où ρj =
∑

i∈C xi,j/rj est le taux d’utilisation du serveur j ∈ S. Ainsi, le coût à payer par la
classe i sur le serveur j dépend à la fois de la quantité de flot xi,j qu’elle envoie sur ce serveur
mais aussi du taux d’utilisation de ce serveur via la fonction φ. Sans rentrer dans trop de détails,
disons que nous considérons deux grands classes de fonctions de congestion φ, qui sont des cas
particuliers des fonctions de type B introduites dans [170]. La première classe contient notam-
ment les fonctions du type φ(ρ) = (1−ρ)−m, tandis que la seconde contient les fonctions de délai
des modèles M/G/1/PS ou M/Pareto/1/SRPT en fort trafic.

Dans un équilibre de Nash du jeu de routage, aucune classe de trafic n’a interêt à changer
unilatéralement sa stratégie. De là, x ∈⊗i∈C Xi est un équilibre de Nash si

xi = arg minz∈Xi
Ti(x1, . . . ,xi−1, z,xi+1, . . . ,xK), ∀i ∈ C.
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L’existence et l’unicité de l’équilibre de Nash sont prouvés dans [170]. Soit x l’équilibre de
Nash avec K dispatchers. La performance globale du système peut être évaluée en utilisant le
coût global

DK(λ, r, c) =
∑
i∈C

Ti(x) =
∑
j∈S

cj ρj φ(ρj)

où les taux d’utilisation ρj sont ceux à l’équilibre de Nash. Remarquons que pour le système
centralisé où il y a un seul dispatcher qui contrôle tout le trafic, ce coût s’écrit D1(λ̄, r, c). Le
prix de l’anarchie est alors définie de la façon suivante :

PoA(K) = sup
λ,r,c

DK(λ, r, c)

D1(λ̄, r, c)
.

3.5.2 Résultats

Notre principal résultat affirme que le coût global DK(λ, r, c) atteint son maximum quand
λ est le vecteur symétrique λ= =

(
λ̄
K , . . . ,

λ̄
K

)
.

ThÈorËme 3.3

sup
λ,r,c

DK(λ, r, c) = sup
r,c

DK(λ=, r, c).

Ce résultat implique que pour le calcul du prix de l’anarchie on peut se restreindre à considérer
le jeu symétrique. Il est bien connu que, dans le cas où tous les dispatchers contrôlent le même
trafic, le jeu de routage non-coopératif est un jeu potentiel, i.e., les flots à l’équilibre correspondent
au minimum global d’un problème d’optimisation convexe (cf par exemple le Thèoréme 4.1
de [61]). Ceci est écrit formellement dans la proposition suivante.

Proposition 3.5 Si le vecteur ρ est le minimum global du problème convexe

minimiser
ρ

∑
j∈S

cjρjφ(ρj) + (K − 1)

∫ ρj

0
cj φ(z)dz

s.t. ∑
j∈S rjρj = λ̄,

0 ≤ ρj < 1, ∀j ∈ S,

alors le vecteur x tel que xi,j = rj
ρj
K , ∀i ∈ C, ∀j ∈ S est un équilibre de Nash du jeu symmétrique.

A partir des résultats précédents, nous avons pu obtenir des bornes sur le prix de l’anarchie
pour des fonctions de congestion du type M/G/1/PS, M/Pareto/1/SRPT et pour des fonctions
polynomiales dans le cas K ≥ 2.
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Proposition 3.6

1. Pour φ(x) = 1
1−x ,

K
2
√
K−1

≤ PoA(K) ≤
√
K

2. Pour φ(x) = 1 + xm, PoA(K) ≥ (1+m/K)−1

(1+m)−1+m−1 log 1+m
1+m/K

.

3. Pour φ(x) = 1
(1−x)m , PoA(K) ≥ K

(
K1/(m+1) +mK1/(m+1) −m

)−1.

Remarquons que pour la fonction délai du modèle M/G/1/PS, le résultat établi que le prix
de l’anarchie est de l’ordre de

√
K indépendamment du nombre de serveurs, et reste donc borné

pour un nombre fixe de serveurs. Signalons également que les bornes inférieures ont été obtenues
à partir des conditions KKT en définissant les paramètres du système de telle manière que pour
K > 1 un seul serveur soit utilisé, tandis que pour K = 1 plus d’un serveur soit utilisé. Ainsi,
d’une part le coût global à l’équilibre des solutions distribuées devient trivial à calculer, mais
on permet à la solution centralisée d’avoir de bien meilleures performances en répartissant son
trafic sur plusieurs serveurs.



Chapitre 4

Optimisation de Réseaux

Ce chapitre décrit certains de nos travaux sur l’optimisation des réseaux. Au lieu d’une
présentation suivant un ordre chronologique, nous avons cette fois ci opté pour une présentation
dans l’ordre dans lequel les problèmes se posent à un opérateur de réseau. Ainsi, le premier
paragraphe est consacré à un problème de conception de réseaux d’accès. Nous abordons ensuite
les problèmes d’optimisation du routage, en commançant par le problème d’optimisation des
poids OSPF au paragraphe 4.2, pour ensuite décrire nos contributions sur les problèmes de
monoroutage au paragraphe 4.3. Enfin, le paragraphe 4.4 présente une approche que nous avons
récemment proposée pour l’ordonnancement multiprocesseur de tâches strictement périodiques.

4.1 Conception de réseaux d’accès avec coûts d’équipements

La conception d’un réseau WAN se fait généralement suivant une approche (sous optimale)
par décomposition [174]. La première phase concerne la conception des réseaux d’accès et de
cœur, qui impliquent des décisions sur où installer les équipements (nœuds et liens) permettant
d’interconnecter différents sites distants. Elle est suivie par le dimensionnement de l’architecture
réseau, c’est à dire d’une part le choix des lignes reliant les différents sites mais aussi le choix des
équipements (routeurs, cartes de communication) placés dans ces sites. Finalement, la dernière
phase concerne le choix d’une stratégie de routage des flux dans le réseau de cœur.

De nombreux travaux ont été consacrés au problème de conception d’une topologie d’accès
[7, 14, 25, 80, 95, 96, 98, 99, 151, 156, 178, 125, 13] (cf. [84, 101, 78, 193] pour le problème de
conception d’un backbone). La plupart propose des algorithmes d’approximation et prennent en
compte différents paramètres ou restrictions, comme par exemple un type spécifique de topologie
(en étoile, en arbre ou en anneau) ou une limite sur le nombre de concentrateurs pouvant être
utilisés. Si généralement les coûts des liens ne dépendent pas des capacités, certains de ces articles
supposent des liens modulaires. Les approches utilisées sont extrêmement variées : relaxation la-
grangienne avec optimisation des sous-gradients [156], recuit simulé [151], relaxation basée sur
la programmation linéaire [14], heuristiques gloutonnes [99] ou GRAS [13], Branch-and-Bound

37
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avec décomposition de Benders [178, 179], réseaux neuronaux [7] ou encore recherche tabou [98].

L’argument permettant de dissocier la conception d’une topologie de son dimensionnement
est que la conception d’une topologie fait intervenir des coûts fixes qui sont de plusieurs ordres
de grandeurs supérieurs à ceux des équipements. Ces coûts fixes représentent typiquement ceux
des tranchées à creuser pour y installer des fibres optiques, les coûts d’acquisition ou de location
des sites ou même les coûts d’installation et de configuration des équipements. Ainsi, dans les
travaux précédents, on suppose généralement que le coût d’un lien ne dépend pas du type de
ligne qui sera effectivement choisi et que les autres coûts d’équipements peuvent être négligés.
Cependant, avec le déployement massif de fibres optiques, les coûts de location des lignes de
transmission deviennent de plus en plus faibles et les coûts de routeurs et de cartes de communi-
cation représentent aujourd’hui une part significative du coût global d’un réseau. C’est pourquoi
nous avons proposé dans [46] une approche intégrée prenant en compte les coûts d’équipements
dans les toutes premières phases du processus de conception d’un réseau.

4.1.1 Formulation du problème

On considère N nœuds terminaux qui doivent être reliés à des routeurs d’accès. Ces derniers
doivent être placés dans K sites d’accès potentiels. Le problème consiste à déterminer les sites à
ouvrir, les équipements à y installer et les nœuds terminaux connectés à chaque site, de manière
à minimiser le coût global du réseau.

Soit I le nombre de types de lien/port et rt la capacité d’un lien de type t = 1, . . . , I. On
notera Φt l’ensemble des nœuds terminaux devant être connecté au réseau avec un lien de type
t = 1, . . . , I. Un lien de type t doit être branché sur un port d’une carte de communication. Soit
pt le nombre de ports d’une carte de type t et φt le coût d’une telle carte.

Les routeurs à installer dans les sites d’accès doivent être choisis parmi un ensemble de R
modèles. Il n’y a pas de limite sur le nombre de routeurs que l’on peut installer dans un site.
Pour chaque modèle r = 1, . . . , R, on note sr le nombre de slots où l’on peut brancher une carte
de communication, T r le débit maximal du routeur et ψr son coût.

Une solution est définie comme un vecteur x = [xi,j ], où la variable de décision binaire xi,j
est telle que xi,j = 1 si le nœud i est relié au site j et xi,j = 0 sinon. Une affectation admissible
des nœuds terminaux aux sites vérifie les contraintes suivantes :

∑
j

xi,j = 1 i = 1 . . . N,

xi,j ∈ {0, 1} i = 1, . . . , N, j = 1, . . . ,K.



4.1. Conception de réseaux d’accès avec coûts d’équipements 39

On notera X l’ensemble des solutions admissibles. Etant donnée une solution x ∈ X , on
notera a(x, i) le site d’accès affecté au nœud terminal i, i.e., a(x, i) =

∑K
j=1 j xi,j .

Le coût d’une solution est la somme du coût des liens entres nœuds terminaux et sites
d’accès, des coûts d’ouverture des sites et des coûts d’équipement. En notant ci,j le coût du lien
permettant de relier le client i au site j (qui peut dépendre de la distance et de la capacité), le
coût global des liens s’écrit

N∑
i=1

K∑
j=1

xi,j ci,j .

En notant Lj le coût d’ouverture du site j et en posant uj(x) = 1 si
∑N

i=1 xi,j ≥ 1 et
uj(x) = 0, le coût d’ouverture des sites s’écrit

K∑
j=1

uj(x)Lj .

En ce qui concerne le coût des équipements, l’observation clef est que le coût minimal des
équipements à installer dans un site ne dépend de l’affectation x qu’au travers du nombre de
cartes de chaque type à installer dans ce site. Notons ptj(x) le nombre minimal de cartes du type
t = 1, . . . , I nécessaires pour supporter les clients affectés au site j :

ptj(x) =


∑
i∈Φt

xi,j

pt


Soit µ∗(pj(x)) le coût minimal de l’équipement du site j dans la solution x ∈ X , où pj(x) =[

p1
j (x), . . . , pIj (x)

]
. Le coût total des équipements peut alors être écrit

K∑
j=1

µ∗ (pj(x)).

Finalement, le problème à résoudre se formule de la façon suivante :

min
x∈X

Γ(x) =

N∑
i=1

K∑
j=1

xi,j ci,j +

K∑
j=1

[uj(x)Lj + µ∗ (pj(x))]. (4.1)

On peut noter que les coût d’équipement et de lien dépendent du nombre de sites ouverts.
Si on utilise de nombreux sites, il va falloir payer pour de nombreux “petits” équipements qui
comparativement sont plus chers que quelques “gros” équipements (économie d’échelle). Le coût
d’équipement a donc tendance a croître avec le nombre de sites ouverts. A l’inverse, avec peu de
sites ouverts, il faut des liens plus longs pour connecter les nœuds terminaux aux sites d’accès,
ce qui conduit à un budget plus important en terme de coût de lien. Il y a donc un compromis
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à trouver entre ces deux aspects.

Il est bien sûr possible de formuler le problème ci-dessus comme un problème linéaire en
nombres entiers, mais cette formulation conduit à des temps de calcul prohibitifs même pour de
petits réseaux. On propose donc ci-dessous un algorithme exact de type Branch and Bound ainsi
qu’une heuristique. Avant cela, nous analysons la fonction µ∗.

4.1.2 Calcul des configurations de carte optimales

Configurations de carte

On a vu que le coût des équipements à installer dans le site j ne dépend de la solution x ∈ X
qu’au travers du vecteur pj(x). Ce dernier est de la forme s = (s1, . . . , sI) où st est un nombre
de cartes de type t. Dans la suite, nous appelons un tel vecteur une configuration de carte. Vu
qu’il y a au maximum |Φt| nœuds terminaux qui peuvent être raccordés à un site avec un lien de
type t, le nombre maximal de cartes de type t qui peut être requis sur un site est ht = |Φt|/pt.
On en déduit que l’ensemble de toutes les configurations possibles est donné par

Λ =

{
s =

I∑
t=1

st et | 0 ≤ st ≤ ht , t = 1, . . . , I

}
où et est le vecteur (0, . . . , 1, . . . , 0) avec un 1 en position t et des 0 partout ailleurs. Le nombre

total de configurations est donné par H = |Λ| = ∏I
t=1 (ht + 1). Remarquons que Λ contient aussi

bien la configuration nulle (0, . . . , 0) que la configuration (h1, . . . , hI) qui permet de connecter
tous les clients à un seul site.

Les configurations de carte peuvent être numérotées de 0 à H − 1, l’indice h(s) associé à la
configuration s = (s1, . . . , sI) étant donné par

h(s) = sI +
I−1∑
t=1

st

I∏
u=t+1

(hu + 1) ∀s ∈ Λ

Dans la suite, s(h) représentera la configuration associée à l’indice h = 0, . . . ,H − 1. De
plus, étant données deux configurations s, s′ ∈ Λ, on dira que s ≤ s′ si et seulement si st ≤ s′t,
t = 1, . . . , I.

Coût des configurations

Notre objectif est de construire la fonction µ∗ : Λ→ R associant à une configuration de carte
s ∈ Λ le coût optimal µ∗(s) des équipements permettant de la supporter. Ce coût optimal a deux
composantes : d’une part le coût des cartes elles-mêmes, qui est déjà connu et égal à

∑I
t=1 st φt,

et d’autre part le coût µ∗r(s) des routeurs permettant d’accueillir ces cartes :
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µ∗(s) =

I∑
t=1

st φt + µ∗r(s) ∀s ∈ Λ

Le problème est donc de calculer µ∗r(s). Pour cela, définissons Λj comme l’ensemble des
configurations de carte qui peuvent être supportées par un seul routeur de type j = 1, . . . , R,

Λj =

{
s ∈ Λ |

I∑
t=1

st ≤ sj and
I∑
t=1

st pt ≤ T j
}

Grâce au principe d’optimalité de Bellman [174], le coût optimal µ∗r(s) d’un ensemble de
routeurs accueillant les cartes de la configuration s ∈ Λ peut être écrit de la façon suivante

µ∗r(s) = min
j=1,...,R

[
min

sj∈Λj ,sj≤s
(ψj + µ∗r(s− sj))

]
Ceci suggère que la fonction µ∗() : Λ → R peut être calculée en utilisant un algorithme

de programmation dynamique. Les détails de cet algorithme sont donnés dans [46]. Les tests
effectués montrent que cet algorithme fourni une solution numériquement très efficace.

4.1.3 Résolution exacte basée sur du Branch and Bound

Une fois la fonction µ∗ calculée, on peut résoudre le problème (4.1) de manière exacte avec
un algorithme de type Branch and Bound. Ce dernier est décrit dans l’Algorithme 2 (avec la
notation Ej(x) = uj(x)Lj + µ∗ (pj(x))). Cet algorithme récursif prend en entrée une solution
partielle x et son coût, le prochain nœud terminal i à affecter et une borne supérieure ub sur le
coût optimal. Il réalise une recherche arborescente en utilisant la borne supérieure et une borne
inférieure pour élaguer l’arbre des solutions. La borne supérieure est mise à jour à chaque fois
qu’une solution améliorante est découverte. Une borne inférieure sur le coût à venir est générée
en chaque nœud de l’arbre. De plus, l’algorithme explore les affectations les plus prometteuses
en premier pour obtenir la borne supérieure la plus précise possible et ainsi réduire les temps
de calcul. Enfin, des coupes de distance sont utilisées pour éviter l’exploration de sous-arbres ne
contenant que des solutions sous-optimales.

La borne supérieure initiale peut être obtenue avec une heuristique efficace pour ce problème.
Elle est ensuite mise à jour à chaque fois qu’une solution complète améliorante est découverte.

Une borne inférieure est également générée à chaque appel de la fonction. Soit x une solution
partielle telle que les nœuds 1, . . . , i sont déjà affectés. Notons Subtree(x) l’ensemble des solutions
complètes dans le sous-arbre de racine x, i.e.,

Subtree(x) =
{
x′ ∈ X|a(x′, k) = a(x, k) k = 1, . . . , i

}
.

Des coupes peuvent être générées à partir du résultat suivant.
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Algorithm 2 Algorithme de Branch-and-bound pour le problème d’affectation

1: procedure BC(x, i, ub)
2: if i > N then . no terminal left
3: if Γ(x) < ub then
4: ub=Γ(x) and x∗ = x
5: end if
6: return 0
7: end if

8: bestCost=∞
9: for j ∈ Sites(x, i) do

10: Let x′i,j = 1 and x′n,k = xn,k k = 1 . . .K, n < i
11: costToGo = ci,j + Ej(x

′)− Ej(x)
12: lb = costToGo+lowerBound(x′) ;
13: if Γ(x)+lb < ub then
14: costToGo = costToGo + BC(x′,i+ 1, ub) ;
15: else
16: costToGo = lb ;
17: end if
18: if costToGo < bestCost then
19: bestCost=costToGo
20: end if
21: end for
22: return bestCost
23: end procedure
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Proposition 4.1 Pour toute solution x′ ∈ Subtree(x), on a Γ(x′) ≥ Γ(x) + lb(x) où

lb(x) =
N∑

k=i+1

min
j
ck,j +

I∑
t=1

max

ht −∑
j

ptj(x) , 0

 φt. (4.2)

Si Γ(x) + lb(x) est plus grand que la borne supérieure, alors aucune solution améliorante ne
peut se trouver dans Subtree(x) et cette branche de l’arbre des solutions n’a pas besoin d’être
explorée.

Enfin, d’autre coupes peuvent être générées pour éviter l’exploration de certaines parties de
l’arbre en utilisant le résultat suivant.

Proposition 4.2 Soient i et i′ 6= i deux nœuds terminaux tels que i, i′ ∈ Φt. Soit x ∈ X une
solution telle que i and i′ sont affectés aux sites k′ et k 6= k′, respectivement. Si ci′k + cik′ >

cik + ci′k′ , alors la solution x n’est pas optimale.

Les tests que nous avons effectués montrent que ces coupes accèlerent très sigificativement
la résolution [46]. On peut ainsi résoudre des problèmes avec une dizaine de sites d’accès et une
quarantaine de nœuds terminaux en une à deux heures. Ces expérimentations ont également
révélé que des gains significatifs pouvaient être obtenus en intégrant les coûts et les contraintes
des équipements dès la phase de conception de la topologie.

Bien sûr, pour des problèmes de taille plus importante, il faut avoir recourt à des heuristiques.
Nous avons donc proposé dans [46] ainsi que dans la thèse d’Anouar Rachdi [176] une approche
heuristique basée sur un algorithme de clustering qui permet de prendre en compte le rôle essentiel
de l’information géométrique dans ce type de problèmes. Cette heuristique permet d’obtenir des
solutions assez performantes en quelques secondes. De plus, elle a l’avantage de pouvoir être
combinée à l’algorithme exact dans le cadre d’une recherche à divergences limitées (Limited
Discrepancy Search) [105]. On obtient ainsi un compromis intéressant entre qualité de la solution
et temps de calcul dans la mesure où cette approche focalise la recherche sur une région pertinente
de l’espace des solutions.

4.1.4 Extensions

L’originalité principale de nos travaux sur la conception de réseaux réside dans la prise en
compte des contraintes et des coûts liés aux cartes de communication. Outre les travaux sur la
conception de réseaux d’accès présentés ci-dessus, ces aspects ont été pris en compte dans :

– un problème de dimensionnement des liens d’un réseau IP que nous avons traité durant la
thèse de Cédric Fortuny [77, 73],

– un problème de conception de réseaux dorsaux avec contraintes de connectivité et de délai
que nous avons traité durant la thèse de Zied Ben Hamouda [22, 23, 21].
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4.2 Optimisation des métriques de routage OSPF

Dans le contexte concurrentiel actuel, une alternative économique à un surdimensionnement
excessif des réseaux est l’optimisation du routage, qui permet une utilisation plus efficace des
ressources en adaptant les routes aux trafics transportés. Dans un domaine IP, le routage, calculé
automatiquement par des protocoles tels qu’OSPF ou IS-IS, consiste à acheminer les trafics sur
les plus courts chemins (PCC), avec partage équitable s’il y a plusieurs PCC vers la destination.
Les métriques des liens (en réalité des interfaces des routeurs), et donc la longueur des routes,
peuvent être changées par l’opérateur. En général, ces métriques sont soit égales à 1, soit inverse-
ment proportionnelles à la capacité, comme le propose CISCO, mais ces heuristiques conduisent
souvent à une utilisation peu efficace des ressources.

Le problème d’optimisation des métriques, connu pour être NP-complet [79], consiste à trou-
ver un ensemble de métriques des liens optimisant un critère donné. Une première approche pour
résoudre ce problème consiste à déterminer un plan de routage, puis à chercher la solution d’un
problème de PCC inverse pour obtenir les métriques correspondantes. Le problème de PCC in-
verse n’ayant pas forcément de solution, des approximations ont été développées [11, 12, 52, 192].
Une autre approche consiste à améliorer itérativement les métriques à partir d’une solution ini-
tiale. Ainsi, Fortz et Thorup [79] ont proposé une heuristique de recherche locale et l’ont testée
sur un réseau dorsal d’AT&T et sur des réseaux fictifs. D’autres auteurs ont proposé des algo-
rithmes génétiques pour l’optimisation des métriques IP [69, 51].

L’heuristique que nous avons proposé dans [74] permet une optimisation itérative des mé-
triques IP. Elle a plusieurs avantages par rapport aux travaux mentionnés ci-dessus.

1. Tout d’abord, elle a été conçue pour une optimisation incrémentale du routage, par une
série de modifications des métriques existantes. D’un point de vue opérationnel, l’opérateur
peut donc optimiser le routage initial en plusieurs étapes, chaque étape étant constituée de
quelques modifications améliorant l’étape précédente. Cette solution incrémentale, permet
d’atteindre la solution optimale sans avoir à changer toutes les métriques du réseau en
même temps.

2. Ensuite, l’algorithme est beaucoup plus rapide que ceux connus dans la littérature.

3. Enfin, les tests effectués montrent que, même s’il n’offre que des garanties d’optimalité
locale, les solutions qu’il obtient sont en général performantes.

Après avoir rapidement introduit quelques notations dans la prochaine partie, nous présentons
notre algorithme dans la partie 4.2.2 et quelques résultats obtenus dans la partie 4.2.3. Une
description plus détaillée est disponible dans la thèse de Cédric Fortuny [73].
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4.2.1 Formulation du problème

Un réseau IP est modélisé par un graphe orienté ayant N nœuds et M arcs. A chaque arc e
du graphe est associé un poids we qui représente la métrique de l’interface correspondante et qui
peut prendre toute valeur dans l’intervalle Ω =

[
1, 216 − 1

]
.

Etant donnée une solution admissible w = (w1, . . . , wM ), on notera Dx
i (w) la distance du

nœud i au nœud destination x, δxi,j(w) l’utilisation du lien (i, j) vers x (1 si l’arc (i, j) est sur
un PCC vers x et 0 sinon), et nxi (w) le nombre d’arcs sortants du nœud i qui sont sur un PCC
vers x. A partir de w, la résolution des PCC permet de connaître les valeurs de D, δ, et n pour
tous les éléments du réseau.

Le réseau écoule un ensemble de K flots Origine-Destination (OD). Chaque flot k = 1, . . . ,K

est caractérisé par sa source s(k), sa destination t(k) et sa demande en bande-passante λt(k)
s(k).

Notons γxi (w) le trafic reçu au nœud i, direct et en transit, pour la destination x et yi,j(w)

le trafic sur le lien (i, j). En supposant un partage de charge équitable, on a :

γxi (w) = λxi +
∑
j 6=x

δxj,i(w)

nxj (w)
γxj (w) et yi,j(w) =

N∑
x=1

δxi,j(w)

nxi (w)
γxi (w) (4.3)

Ainsi, étant donné un vecteur de métriques w, nous pouvons calculer récursivement le trafic
γxi (w) reçu au nœud i pour la destination x et la charge yi,j(w) sur chaque lien (i, j). Le problème
consiste alors à déterminer le vecteur de métrique w minimisant le coût total Φ(w) du réseau,
que nous supposerons ici être la somme des coûts des liens :

min
w∈ΩM

Φ(w) =
∑
(i,j)

Φi,j [yi,j(w)] (4.4)

Dans les résultats présentés, le coût retenu représente le délai moyen d’un paquet, calculé à
partir des formules de files d’attente M/M/1/N 2.

4.2.2 Algorithme de recherche locale pour l’optimisation des métriques

Pour résoudre le problème précédent, nous proposons un algorithme de recherche locale, dont
l’originalité principale réside dans sa structure de voisinage. Ce voisinage est de taille réduite et
garantit que tout voisin a un coût différent de la solution courante. Le voisinage de la solution w =

(w1, . . . , wM ) est défini par V (w) =
{
w1,w2, . . . ,wM

}
, avec we = (w1, . . . , we + ∆e, . . . , wM ),

pour e = 1, . . . ,M , où :

∆e = argmin∆≥1[ye (w1, . . . , we + ∆e, . . . , wM ) < ye(w)] (4.5)

2. L’algorithme proposé s’adapte facilement à d’autres formes de coût, y compris non additif.
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Dès lors, le voisinage d’une solution w contient au plus M solutions. Chacune d’entre elle est
associée à un lien e et est obtenue en augmentant la métrique du lien e de la quantité minimale
∆e permettant de dévier du trafic de ce lien.

Soit Fe l’ensemble des flots OD qui passent par le lien e. Pour générer we (i.e. trouver la
valeur de ∆e), on fixe la métrique du lien e à +∞ et on recalcule les PCC. La longueur des routes
des flots f ∈ Fe ne peut qu’augmenter. Soit ∆min l’augmentation minimale des longueurs des
PCC des flots f ∈ Fe suite à la modification de métrique,

∆min = min
f∈Fe

( Dt(f)
e (we)−Dt(f)

e (w) ) (4.6)

où we est le vecteur de métriques obtenu à partir de w en affectant +∞ à la métrique de e.
Si ∆min = 0, au moins un flot f ∈ Fe était partagé en amont du lien e et donc l’incrément de
métrique ∆e = 1 suffit à dévier du trafic du lien e. Si 0 < ∆min < ∞, l’incrément ∆e = ∆min

dévie intégralement au moins un flot du lien e. Enfin, si ∆min =∞, aucun flot ne peut être dévié
du lien e et le voisin we n’est pas généré.

Le pseudocode de l’algorithme 3 décrit l’algorithme de recherche locale proposé. Cet algo-
rithme garantit une décroissance monotone du coût, sauf si la solution courante est un minimum
local w∗ auquel cas la prochaine solution est le voisin de coût minimum. L’algorithme s’arrête
si, au bout de K itérations après une augmentation de coût, une solution meilleure que w∗ n’est
pas trouvée.

Algorithm 3 Algorithme d’optimisation des métriques

1: procedure MetricOptimisation
2: Soit w = (w1, . . . , wM ) la solution initiale et Φ(w) son coût.
3: w∗ = w . Initialisation de la solution de coût minimum

4: while Convergence() = false do
5: Φmin =∞
6: for e = 1 . . .M do
7: Calculer ∆e et we = (w1, w2, . . . , we + ∆e, . . . , wM )
8: Calcul des PCC : δxu,v(we), nvu(we) u, v, x = 1 . . . N
9: Propagation des trafics : γvu(we), yu,v(we) u, v = 1 . . . N

10: Calcul du coût Φ(we)
11: if Φ(we) ≤ Φmin then
12: wnext = we et Φmin = Φ(we)
13: end if
14: end for
15: w = wnext

16: if Φ(w) < Φ(w∗) then
17: w∗ = w . Mise à jour solution de coût minimum
18: end if
19: end while
20: end procedure
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Les opérations les plus coûteuses lors de l’exploration d’un voisinage sont le calcul des PCC
et la propagation des trafics suite au changement d’une seule métrique. L’utilisation d’un algo-
rithme de PCC dynamique permet de réduire considérablement le temps de calcul des PCC par
rapport à l’algorithme de Dijkstra. Comme suggéré dans [79], nous utilisons une amélioration
[50] de l’algorithme de Ramalingam et Reps [177]. Nous avons également utilisé une technique
de propagation dynamique des flots proposée dans [79]. L’idée consiste à ne repropager les flots
qu’à partir des nœuds dont un lien entrant ou sortant est apparu ou a disparu des PCC suite au
changement de métrique.

4.2.3 Quelques résultats

Nous présentons quelques résultats dans le tableau 4.1. Onze topologies différentes faisant
varier le nombre de routeurs, le nombre de liens, le nombre de flots ou leur intensité ont été
testées. Les résultats présentent l’écart relatif en % du coût du routage IP par rapport à celui
de la solution optimale de partage de charge sur tous les flots, obtenue avec l’algorithme Flow
Deviation. Les métriques IP sont soit unitaires (Unit), soit inversement proportionnelles à la
capacité (InvCapa), soit calculées par notre algorithme (LAAS), soit calculées par celui de Fortz
& Thorup (Fortz). La dernière colonne précise les écarts relatifs en % entre les temps de calculs
de l’algorithme de Fortz & Thorup et celui proposé. L’algorithme de Fortz & Thorup a été limité
à 100 itérations et à 10 itérations successives augmentant le coût.

# nœuds # liens # OD Unit InvCapa LAAS Fortz Temps Fortz
7 16 3 9.0% 3.4% 3.3% 3.3% 1570%
8 24 8 144% 150% 19% 19% 4640%
10 28 6 132.0% 1.0% 1.5% 1.5% 560%
12 19 14 8.8% 1.6% 1.6% 1.6% 606%
12 46 13 42.3% 0.15% 0.7% 1.7% 112%
13 48 12 26.6% 25.9% 11.3% 20.2% 1100%
13 48 12 17.5% 16.0% 7% 8.4% 2280%
13 48 12 58.8% 82.1% 36.9% 36.9% 1170%
15 42 12 6400.0% 3.87% 4.5% 3.8% 1640%
21 46 25 14.3% 1.6% 0.03% 0.03% 3690%
30 122 13 84.0% 2.3% 2.3% 2.2% 7770%
50 148 15 30.5% 3.35% 2.4% 1.5% 2300%
108 342 960 321.0% 321.0% 11.4% 21.7% 439%
108 342 6692 368.0% 13.1% 146.7% 85.8% 315%

Table 4.1 – Comparaison des résultats

On peut constater que l’algorithme proposé se comporte bien dans la plupart des cas. Les
solutions obtenues sont souvent proches de l’optimum de partage de charge (borne inférieure).
Dans la plupart des cas, les solutions obtenues ont un coût comparable à celui de l’algorithme de
Fortz & Thorup. L’algorithme proposé a l’avantage d’avoir des temps de calcul bien plus faibles
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et de permettre une optimisation incrémentale du routage.

4.2.4 Extensions

Dans le cadre de la thèse de Zied Ben Hamouda, nous avons étudié le problème d’optimisation
robuste des poids OSPF avec incertitude sur la demande. Le modèle d’incertitude combine un
modèle de type “hose” avec un modèle de type intervalle pour chaque flot OD. Les techniques
employées sont similaires, la différence principale étant que le calcul du coût requiert la solution
de problèmes de flot à coût minimum [21].

4.3 Placement des LSP dans les réseaux MPLS

Pour offrir un service plus évolué que le simple service Best Effort, les opérateurs de réseaux
Internet choisissent souvent de combiner la technique de commutation d’étiquettes MPLS avec
l’architecture à différentiation de services DiffServ. En effet, elles offrent ensembles une solution
évolutive pour la gestion de la qualité de service en aggrégeant les flux IP par classes de service et
en traitant ces dernières de manière différenciée dans le réseau. Avec MPLS, des étiquettes sont
ajoutées aux paquets IP au niveau des nœuds de frontière du domaine MPLS. Ces étiquettes
sont ensuite utilisées par les routeurs de cœur de réseau pour acheminer les paquets IP sur des
chemins prédéfinis, appelés LSP (Label Switched Path), en fonction de la classe de service du
paquet. Un LSP entre deux routeurs peut correspondre à la route bond-à-bond de niveau 3. Ce
LSP peut également être obtenu par un routage contraint prenant en compte non seulement la
topologie du réseau mais aussi la disponibilité des ressources réseaux et éventuellement d’autres
contraintes imposées par l’administrateur du réseau (par exemple éviter les liens satellites pour
les flots sensibles au délai). Enfin, le routeur MPLS d’entrée peut également spécifier un chemin
explicite (ER-LSP) pour le LSP. Quelle que soit la façon dont sont établis les LSP, les routeurs
d’extrêmité peuvent associer un LSP différent à chaque trafic en fonction de sa classe de trafic
(CoS) et des classes d’équivalence de transmission (FEC) associées aux LSP.

La possibilité de mettre en place des ER-LSP calculés hors ligne est une caractéristique
très séduisante de MPLS dans la mesure où cela permet de router le trafic sur des chemins
optimaux prenant en compte non seulement les contraintes administratives, mais aussi les régles
d’ingéniérie de trafic et les exigences de QoS des flux. Cela suppose toutefois de résoudre un
problème d’optimisation combinatoire NP difficile visant à router chaque LSP sur un et un seul
chemin entre le nœud ingress et le nœud egress [82]. Plusieurs heuristiques ont été proposées
pour résoudre ce problème [63, 16, 55, 54, 162, 122, 82]. Les études numériques que nous avons
conduites ont montré que notre méthode en trois phases ILSP-OLS-ACO, présentée ci-dessous,
est en général plus efficace que ces dernières.
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4.3.1 L’algorithme de placement de LSP en trois phases

On considère un réseau de N nœuds et M liens représenté par un graphe G = (X,U). La
bande-passante du lien u ∈ U est Cu Mbps. Ce réseau doit écouler un ensemble de K flots (LSP),
le flot k = 1, . . . ,K étant caractérisé par son nœud source s(k), son nœud destination t(k), sa
classe de service c(k) et sa demande en bande-passante dk. On notera p(k) le nombre de chemins
possibles pour le flot k et P ki le ième de ces chemins.

Soit xkj la variable de décision binaire telle que xkj = 1 si le flot k est routé sur le chemin P kj
et xkj = 0 sinon. On pose de plus xk = (xkj )j=1...p(k) et x = (xk)k=1...K . Le vecteur x représente
une solution du problème de routage. Cette solution est admissible si le vecteur x vérifie les
contraintes suivantes :

K∑
k=1

p(k)∑
j=1

P kj (u)xkj d
k ≤ Cu , u = 1 . . .M et

p(k)∑
j=1

xkj = 1 , k = 1 . . .K, (4.7)

où nous avons utilisé la même notation pour désigner le chemin P kj et le vecteur P kj défini par
P kj (u) = 1 si u ∈ P kj et P kj (u) = 0 sinon.

Le coût d’une solution est lié au trafic sur les liens. Soit yku =
∑

j P
k
j (u)xkj d

k la capacité
utilisée par le flot k sur le lien u dans la solution x et yu =

∑K
k=1 y

k
u la capacitée totale utilisée

sur ce lien dans cette solution. Le coût de la solution admissible x est défini par

Γ(x) =

M∑
u=1

F (yu, Cu), (4.8)

où la fonction F est en général une fonction non linéaire. Dans les résultats présentés ci-dessous, la
fonction F utilisée est une fonction quadratique définie par (A1 et A2 � A1 sont deux paramètres
ajustables) :

F (y, C) =

{
A1 y

2si y ≤ C
A1 y

2 + A2 (y − C)2 si y > C
(4.9)

Le problème d’optimisation consiste à déterminer la solution admissible x de coût Γ(x) mi-
nimal. Pour résoudre ce problème, l’heuristique proposée opére en trois phases : ILSP, OLS et
ACO.

Phase 1 : le millefeuille

L’efficacité d’un algorithme de placement des LSP est fortement réduite par le nombre consi-
dérable de chemins reliant les extrêmités de chaque flot dans un grand réseau. Cette phase permet
de ne selectionner qu’un sous-ensemble de chemins candidats pour chaque flot k = 1 . . .K. Soit
Pk l’ensemble des chemins candidats pour le flot k. L’ idée générale de l’algorithme de sélection
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des chemins que nous proposons est de charger progressivement le réseau avec des fractions de
flots en R itérations (R=10 par exemple). A chaque itération j, un chemin candidat P kj? est
trouvé pour chaque flot k. Au début de chaque itération j on pose Ωj = {k | k = 1 . . .K} et
yu = 0 pour u = 1, . . . ,M , puis on effectue les étapes suivantes K fois :

1. Sélectionner un flot k ∈ Ωj suivant une distribution uniforme,

2. Router la demande dk/R sur son plus court chemin P kj? en prenant pour chaque lien u le
poids F (yu+ dk

R , Cu)−F (yu, Cu) (algorithme de Dijkstra). Ce chemin est celui qui conduit
à la plus petite augmentation du coût.

3. Faire Pk := Pk ∪ {P kj?} et Ωj := Ωj − {k}.
4. Mettre à jour les charges des liens yu en propageant la demande dk/R le long du chemin
P kj? , i.e. incrémenter yu de dk/R pour tout lien u ∈ P kj? .

Cet algorithme permet de réduire considérablement le nombre de chemins candidats puisqu’il
retient au plus R chemins par flot (le même chemin peut être découvert plusieurs fois).

Phase 2 : partage de charge optimal

Cette phase consiste à résoudre le problème initial en relaxant la contrainte de mono-routage,
i.e.,

minimiser Γ(x) =
M∑
u=1

F (yu, Cu)

s. c.
p(k)∑
j=1

xkj = 1 k = 1 . . .K,

xkj ≥ 0 j = 1 . . . p(k) , k = 1 . . .K,

où p(k) = |Pk| a été calculé dans la première phase. Ce problème peut être résolu avec une
méthode de directions admissibles comme par exemple l’algorithme du gradient projeté qui, à
l’itération q, va opérer de la façon suivante :

xkj (q + 1) = xkj (q) − ν

(p(k)− 1)
∂Γ

∂xkj
−
∑
i 6=j

∂Γ

∂xki

 (4.10)

On détermine ainsi très efficacement la solution optimale (xkj ) de routage par partage de
charge (optimale par rapport aux chemins sélectionnés). Cette solution de multiroutage n’est
bien sûr pas admissible pour le problème initial, mais elle fournit un bon point de départ pour la
recherche d’une solution monoroutée dans la phase suivante, tout en permettant d’éliminer les
chemins P kj tels que xkj = 0 de l’ensemble Pk des chemins candidats.
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Phase 3 : optimisation par colonies de fourmis

Les algorithmes de colonies de fourmis sont des algorithmes d’optimisation combinatoire ins-
pirés du comportement des fourmis [29, 62, 189]. Dans notre algorithme, les fourmis construisent
récursivement des solutions au problème de placement des LSP grâce à une exploration aléatoire
de l’espace des solutions. La distribution de probabilités utilisée par les fourmis est initialisée avec
les valeurs de partage de charge optimales xkj déterminées dans la phase précédente. A l’itération
t, chaque fourmi l = 1, . . . ,m construit une solution en K étapes en routant un flot après l’autre
suivant un ordre aléatoire. Plus précisément, à l’itération t la fourmi l va itérer sur les étapes sui-
vantes jusqu’à ce que tous les flots soient routés (au début de l’itération t, Ωl

t = {k | k = 1 . . .K}).

1. Sélection aléatoire du flot k ∈ Ωl
t à router suivant une distribution uniforme.

2. Choix aléatoire d’un chemin pour le flot k :

Pr[la fourmi l route le flot k sur P kj ] =

[
τkj (t)

]α [
ηkj

]β
p(k)∑
i=1

[
τki (t)

]α [
ηki

]β (4.11)

où :

– ηkj =
(∑

u∈Pk
j
F (yu + dk, Cu)− F (yu, Cu)

)−1
est l’inverse de l’augmentation de coût

résultante du routage du flot k sur le chemin P kj . Cette information heuristique, appelée
visibilité, représente l’attractivité immédiate de ce choix.

– τkj (t) est la quantité de phéromones virtuelles associées au routage du flot k sur P kj .
Cette quantité de phéromones est mise à jour à la fin de chaque itération et permet de
représenter la désirabilité de ce choix apprise depuis le début. Elle reflète l’expérience
acquise par les fourmis au cours de la résolution du problème.

– les deux paramètres ajustables α et β contrôlent le poids relatif de l’intensité des phéro-
mones τkj (t) et de la visibilité ηkj .

3. Mise à jour des charges des liens en propageant les demandes dk le long du chemin P k,lj? (t)

sélectionné.

Chaque fourmi l répéte K fois les étapes ci-dessus pour construire une solution. Une fois que
toutes les fourmis ont construit une solution, les quantités de phéromones associées aux décisions
de routage sont mises à jour de la façon suivante :

τkj (t+ 1) = (1− ρ) τkj (t) +
m∑
l=1

∆τk,lj (t) (4.12)

où ρ est le coefficient d’évaporation des phéromones (pour assurer une exploration efficace de
l’espace des solutions), et ∆τk,lj (t) est la quantité de phéromones associées par la fourmi l au



52 Chapitre 4. Optimisation de Réseaux

routage du flot k sur le chemin P kj ; cette quantité dépend du coût de la solution globale construite
par cette fourmi :

∆τk,lj (t) =


Q/

M∑
u=1

F (
∑

q/u∈P q,l
j?

(t)

dq, Cu) si P k,lj? (t) = P kj

0 sinon

(4.13)

où le dénominateur représente le coût de la solution obtenue par la fourmi l et Q est un paramètre
(comme noté par [29] pour le problème du voyageur de commerce, la valeur de Q n’influence que
peu le résultat final ; on la fixe au coût de la solution optimale de partage de charge). Initialement,
les quantités de phéromones τkj (0) sont fixées à τ0 x

k
j , où τ0 est une petite constante et où xkj est

la fraction du flot k routée sur le chemin P kj dans la phase 2.

4.3.2 Quelques résultats

Nous présentons ci-dessous les résultats obtenus pour les réseaux de test décrits dans le
Tableau 4.2. Ces résultats sont comparés avec ceux obtenus avec l’algorithme glouton pCalc,
aussi connu sous le nom de CSPF (avec un tri des LSP par ordre décroissant des demandes
en bande-passante). Les résultats sont donnés dans le tableau 4.3. On constate que sur tous
ces exemples notre algorithme permet de placer tous les LSP, ce qui n’est pas toujours le cas
de pCalc. De plus, pour les instances où les deux algorithmes arrivent à router tous les LSP,
notre algorithme dégage plus de bande-passante résiduelle. Ses temps de calcul sont tout à fait
raisonnables pour un algorithme hors ligne. D’autres expérimentations ont permis de montrer
que la solution de monoroutage obtenue avec cet algorithme a souvent un coût très proche de la
solution optimale de partage de charge [44, 92].

Table 4.2 – Caractéristiques des réseaux de test.
# Nœuds # Liens # LSPs

Test1 5 6 5
Test2 15 21 49
Test3 15 22 49
Test4 30 75 92
Test5 30 75 435
Test6 30 75 947

4.3.3 Extensions

Nous avons traité plusieurs extensions du problème décrit ci-dessus. Tout d’abord, dans [92],
nous avons considéré une fonction objectif représentant le délai dans un réseau DiffServ combinant
des ordonnancements à priorités fixes et WFQ (Weighted Fair Queueing). Dans ce même article,
nous avons également décrit comment prendre en compte les protections de bout-en-bout (LSP
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Table 4.3 – Comparaison de l’algorithme en 3 phases avec pCalc.
Algo 3 phases pCALC

Coût Temps # non BP Coût Temps # non BP
(sec) routés résiduelle (sec) routés résiduelle

Test1 9.3 0.02 0 2 9.3 0.02 0 2
Test2 2010.7 1.11 0 327 1952.6 0.05 3 388
Test4 5014.9 12.29 0 1280 5999.5 0.20 3 1244
Test5 3754.3 100.09 0 1328 4866.9 0.58 0 1324
Test6 17425.1 124.28 0 5570 18025.5 1.20 68 7170

de backup) ainsi que les protections locales (LSP de Fast ReRoute). Ces travaux sont présentés
en détail dans la thèse d’Anouar Rachdi [176]. D’autre part, dans le cadre de la thèse de Zied
Ben Hamouda [21], nous avons étudié un problème assez proche : celui de la conception robuste
des VPN avec incertitude sur la demande de type “hose model”. Ces travaux ont été publiés dans
[24].

4.4 Ordonnancement multi-processeur de tâches strictement pé-
riodiques

Dans le domaine avionique, les architectures embarquées connaissent depuis une dizaine d’an-
nées une mutation profonde avec l’apparition des architectures modulaires intégrées (IMA). En
offrant aux applications embarquées un support d’exécution et de communication standard et
mutualisé, ces architectures ont permis une réduction du poids et de la complexité de l’architec-
ture physique. Cette réduction de la complexité au niveau bas s’est cependant traduite par une
difficulté accrue de conception et d’intégration des applications car il faut gérer le partage des
ressources au moyen de nombreux paramètres de configuration. Un des principaux problèmes
concerne l’ordonnancement des fonctions avioniques sur les unités de traitement disponibles. La
particularité de ce problème est qu’il porte sur l’ordonnancement de tâches strictement pério-
diques, c’est-à-dire des tâches qui s’exécutent de façon non-préemptive à intervalles de temps
constants sur un horizon infini.

La plupart des travaux sur l’ordonnancement de tâches périodiques portent sur le cas où la
préemption est permise [145, 136, 147]. En comparaison, le problème de l’ordonnancement pé-
riodique non-préemptif a reçu beaucoup moins d’attention [97] et a essentiellement été considéré
dans le cas particulier d’une périodicité lâche [132]. Un des premiers travaux sur l’ordonnance-
ment non-préemptif de tâches strictement périodiques est celui de Korst pour le traitement temps
réel de signaux vidéo [130, 131]. Ces dernières années, plusieurs articles traitant de ce problème
sont apparus [152, 161, 120]. Dans [66], Eisenbrand et al. cherchent à minimiser le nombre de
processeurs pour ordonnancer des tâches strictement périodiques. Ils montrent que si les périodes
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sont harmoniques, on peut obtenir une 2-approximation. Dans [67], les auteurs traitent du même
problème avec quelques contraintes supplémentaires dans un contexte avionique. En supposant
des périodes harmoniques, ils proposent une formulation linéaire en nombres entiers qui, combi-
née avec une heuristique de type bin-packing, permet de résoudre optimalement des problèmes
de tailles réelles.

Nos travaux ont permis d’apporter une solution efficace à ce problème sans hypothèse res-
trictive sur les périodes (cf. thèse d’Ahmad Al Sheikh [191]). Nous proposons tout d’abord une
formulation sous la forme d’un programme linéaire en nombres entiers intégrant de nombreuses
contraintes temporelles et de ressource de ce problème NP difficile [5]. Pour permettre le passage
à l’échelle, nous proposons également une heuristique inspirée de la théorie des jeux dans laquelle
chaque tâche adapte à son tour son ordonnancement pour maximiser sa propre fonction d’utilité
(qui est liée aux marges d’évolution des tâches) [4]. Nous montrons la convergence de cet algo-
rithme vers un point d’équilibre dans lequel aucune tâche n’a intérêt à modifier unilatéralement
sa stratégie et établissons qu’il existe au moins un équilibre qui est globalement optimal. Les
résultats numériques obtenus montrent que cet algorithme est beaucoup plus rapide que la mé-
thode exacte et fournit une bonne approximation. Pour améliorer encore la qualité des solutions
obtenues, nous utilisons cette heuristique dans un algorithme multi-start qui permet d’obtenir
des garanties probabilistes sur l’optimalité des équilibres atteints.

4.4.1 Ordonnancement uniprocesseur

Etant donné un ensemble Π = {1, . . . , N} de N tâches strictement périodiques, nous cher-
chons un ordonnancement non-préemptif de ces tâches permettant de garantir qu’il n’y a aucun
recouvrement temporel dans leurs exécutions. Chaque tâche i ∈ Π est caractérisée par sa période
Ti et par son budget de temps bi, qui représente la durée d’exécution maximale d’une instance
(WCET). Posons Ti = {0, 1, 2, . . . , Ti − 1}. Nous notons ti ∈ Ti la date de première exécution
de la tâche i, aussi appelée offset. Nous définissons t = [t1, . . . , tN ] comme le vecteur des offsets,
et T = ×Ni=1Ti comme l’ensemble des vecteurs d’offsets possibles. Les tâches étant strictement
périodiques, pour un vecteur d’offsets t donné, l’instance k de la tâche i (ou kème exécution)
s’exécute dans l’intervalle

Iik(ti) = [ti + k Ti, ti + k Ti + bi] . (4.14)

Le problème que nous considérons consiste à affecter une date de première exécution à chaque
tâche de telle manière qu’il n’y ait aucun recouvrement dans le temps de leurs exécutions, c’est
à dire à déterminer un vecteur d’offsets t ∈ T tel que Iik(ti) ∩ I

j
l (tj) = ∅ pour tous k, l ∈ Z.

Puisque nous voulons garantir qu’il n’y a pas de recouvrement entre deux exécutions, il est
naturel de s’intéresser à la distance minimale entre deux débuts d’exécution. Le résultat essentiel
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est présenté dans le Lemme 4.1, où gi,j est le plus grand commun diviseur de Ti et Tj et où le
symbole % est utilisé comme notation abrégée de l’opérateur modulo, i.e. a%b doit être lu comme
a mod b.

Lemme 4.1

min
k,l∈Z

|(tj + lTj)− (ti + kTi)| = min [(tj − ti)%gi,j , (ti − tj)%gi,j ] (4.15)

Nous déduisons de ce résultat une condition necéssaire et suffisante pour l’ordonnançabilité
de deux tâches qui est décrite dans le théorème suivant [130].

ThÈorËme 4.1 Les exécutions de deux tâches i et j ne se recouvrent pas si et seulement si
bi ≤ (tj − ti)%gi,j et bj ≤ (ti − tj)%gi,j, ou, de façon équivalente, si et seulement si bi ≤
(tj − ti)%gi,j ≤ gi,j − bj.

Le terme (tj−ti)%gi,j
bi

représente le facteur multiplicatif maximal par lequel la durée d’exécution
bi de la tâche i peut être multipliée sans interférer avec les exécutions de la tâche j. On peut
voir ce terme comme la marge d’évolution sur la durée bi par rapport à la tâche j, et si ce terme
est supérieur ou égal à un pour toutes tâches i, j 6= i, cela signifie que le vecteur d’offsets t est
admissible. Une condition suffisante pour que l’ordonnancement t soit admissible est donc que
mini 6=j

(tj−ti)%gi,j
bi

≥ 1. Pour déterminer un ordonnancement admissible, il apparaît donc naturel
de chercher à maximiser ce minimum. Ainsi, en introduisant

dij(t) = min

(
(tj − ti)%gi,j

bi
,
(ti − tj)%gi,j

bj

)
, (4.16)

le problème d’ordonnancement peut être formulé de la façon suivante :

maximiser min
i,j 6=i

dij(t), (OPT)

sous la contrainte t ∈ T .

Remarquons de plus que si la valeur optimale de ce problème est strictement supérieure à 1,
cela permet de garantir une marge d’évolution minimale sur les budgets de temps alloués aux
tâches qui peut être utile à l’avenir si les traitements effectués par ces tâches évoluent. Il est
possible d’écrire ce problème d’ordonnancement uniprocesseur sous la forme d’un programme
linéaire en nombres entiers (cf. [5] pour plus de détails) :

maximiser α
sous les contraintes

t ∈ T ,
(tj − ti)− qj,i gi,j ≥ α bi, ∀(i, j) ∈ Π2,
(tj − ti)− qj,i gi,j ≤ gi,j − α bj , ∀(i, j) ∈ Π2,
ti ∈ [0, Ti), ∀i ∈ Π,
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où la variable qj,i représente en fait le quotient entier
⌊
tj−ti
gi,j

⌋
. Bien que ce programme linéaire en

nombres entiers puisse être résolu numériquement, il n’est possible de résoudre que des exemples
de tailles modestes en un temps raisonnable – rappelons en effet que le problème est NP complet
au sens fort.

Algorithme de la meilleure réponse dans le cas uniprocesseur

L’algorithme de la meilleure réponse que nous proposons pour résoudre le problème d’op-
timisation (OPT) est inspiré d’un algorithme du même nom en théorie des jeux [83]. Dans cet
algorithme, nous identifions les tâches à des joueurs jouant un jeu séquentiel. Dans ce jeu, chaque
tâche adapte à son tour sa stratégie (i.e. son offset) en fonction des offsets des autres tâches.
Le jeu se poursuit jusqu’à ce que le vecteur d’offsets converge vers un point d’équilibre, appelé
équilibre de Nash, dans lequel plus aucune tâche n’a interêt à changer sa stratégie. Notons tnj la
stratégie de la tâche j au début de l’itération n et supposons qu’à cette itération c’est au tour de
la tâche i de jouer. Cette tâche va calculer son offset de manière à maximiser sa distance relative
par rapport aux autres tâches en résolvant le problème suivant :

maximiser min
j 6=i

di,j(x, t
n
−i) (SCHD-i)

sous la contrainte x ∈ Ti,

où, suivant la notation habituelle en théorie des jeux, t−i = [t1, t2, . . . , ti−1, ti+1, . . . , tN ] est le
vecteur d’offsets de tous les joueurs autres que i. Le joueur i va alors fixer tn+1

i à la valeur x
donnant la solution optimale du problème SCHD-i, c’est-à-dire sa meilleure réponse. Si cette
dernière n’est pas unique, nous supposons que la tâche va retenir le plus petit offset parmi ceux
donnant la meilleure réponse.

Dans la suite, définissons

αni = min
j 6=i

di,j(t
n) (4.17)

Si(tn−i) = argmax
x∈Ti

min
j 6=i

di,j(x, t
n
−i), (4.18)

où αni est l’utilité du joueur i après l’itération n, et Si(tn−i) est l’ensemble des meilleures réponses
de ce joueur. Nous supposons de plus que si le joueur i ne peut améliorer son utilité αni , il ne
change pas sa stratégie, i.e. tn+1

i = tni . Cette hypothèse, bien que non restrictive, est utile pour
démontrer la convergence de l’algorithme. Le pseudo-code de l’algorithme de meilleure réponse
est décrit dans l’Algorithme 4. A l’étape 6 de l’algorithme, n%N + 1 donne l’index du joueur
dont c’est le tour d’adapter sa stratégie à l’itération n.

Deux propriétés importantes de cet algorithme sont formulées dans les théorèmes suivants.
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Algorithm 4 Meilleure Réponse Uniprocesseur

1: procedure BestResponse
2: REQUIRE t0

3: n← 0
4: while tn 6= tn−N do
5: for i = 1 to N do
6: if i = n%N + 1 and maxx minj 6=i di,j(x, tn−i) > αni then
7: tn+1

i ← min argmax (SCHD-i)
8: else
9: tn+1

i ← tni
10: end if
11: end for
12: n← n+ 1
13: end while
14: Return tn

15: end procedure

ThÈorËme 4.2 L’algorithme de la meilleure réponse converge vers un point d’équilibre.

ThÈorËme 4.3 Il existe au moins un point d’équilibre qui est aussi une solution optimale du
problème (OPT).

En conséquence des résultats précédents, nous déduisons que si le point de départ est choisi de
manière appropriée, l’algorithme de la meilleure réponse convergera vers une solution globalement
optimale. La proposition suivante fournit de plus une borne supérieure sur le nombre d’itérations.

Proposition 4.3 Soit αmax = maxi minj 6=i
gi,j
bi+bj

et ∆ = minj,k
1

ppcm(bj ,bk) . L’algorithme de la
meilleure réponse converge en au plus

(
N+K
K

)
N itérations, où K = dαmax∆−1e.

Cette borne supérieure sur le nombre d’itérations est une estimation pessimiste qui est ex-
ponentielle en le nombre de tâches. En pratique, pour toutes les expérimentations effectuées,
l’algorithme a toujours convergé en quelques dizaines d’itérations au pire.

Un point critique de cet algorithme concerne le calcul de la meilleure réponse d’un joueur. La
meilleure réponse de la tâche i peut bien sûr être calculée en effectuant une recherche linéaire, ce
qui nécessite O(Ti) opérations. On peut en fait déterminer la meilleure réponse de façon beaucoup
plus efficace en utilisant le résultat suivant.

ThÈorËme 4.4 Si les offsets peuvent prendre des valeurs réelles,i.e. Ti = [0, Ti), alors Si(t−i) ⊂
Ii(t−i) ⊂ Ti, où

Ii(t−i) = ∪
(j,k)∈(Π\{i})2

{
x :

(x− tj)%gi,j
bj

=
(tk − x)%gi,k

bk

}
est l’ensemble des points d’intersection associés à la tâche i.
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Ainsi, la solution de (SCHD-i) peut être obtenue en restreignant la recherche aux points
de l’ensemble Ii(t−i). Dans la mesure où le problème original n’est défini que pour des offsets
entiers, l’heuristique décrite dans l’Algorithme 4 va chercher la meilleure réponse de la tâche i
dans les entiers directement inférieurs et supérieurs aux points de l’ensemble Ii(t−i), plutot que
d’examiner tous les Ti points possibles. Il est de plus possible de génerer très efficacement les
points de Ii(t−i) grâce à la méthode décrite dans [4].

4.4.2 Ordonnancement multiprocesseur

Nous montrons dans ce paragraphe comment l’algorithme de la meilleure réponse pour l’or-
donnancement uniprocesseur s’étend naturellement au cas multiprocesseur. Soit P = {1, . . . , P}
un ensemble de P processeurs, le processeur k étant caractérisé par sa capacité mémoire Mk et
par le nombre maximal Hk de tâches qu’il peut accueillir. Un ordonnancement n’est plus seule-
ment décrit par la donnée du vecteur d’offsets t, mais également par l’affectation d’un processeur
à chacune des tâches. Cette affectation peut être représentée par un vecteur de variables binaires
a = (ai,k)i∈Π,k∈P telles que ai,k = 1 si la tâche i est affectée au processeur k, et ai,k = 0 sinon.
On peut alors formuler le problème d’ordonnancement multiprocesseur comme un programme
linéaire en nombres entiers de la façon suivante (certaines contraintes spécifiques à l’application
avionique sont omises ici, cf [5]) :

maximisera,tα (4.19)

s.t. ∑
pk∈P

ai,k = 1 ,∀i ∈ Π, (4.20)

∑
i∈Π

ai,kmi ≤Mk ,∀k ∈ P, (4.21)∑
i∈Π

ai,k ≤ Hk ,∀k ∈ P, (4.22)

(tj − ti)− qj,i gi,j ≥ α bi
− (2− ai,k − aj,k)Z ,∀k, ∀(i, j), (4.23)

(tj − ti)− qj,i gi,j ≤ gi,j − α bj
+ (2− ai,k − aj,k)Z ,∀k, ∀(i, j), (4.24)

ai,k ∈ {0, 1} , ∀k, ∀i, (4.25)

ti ∈ [0, Ti) ,∀i ∈ Π, (4.26)

qj,i ∈ Z ,∀(i, j), (4.27)

Comme dans le cas uniprocesseur, la fonction objectif (4.19) représente le minimum des
marges d’évolution des tâches. Les contraintes (4.20) imposent le choix d’un seul processeur par
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tâche, tandis que les contraintes (4.21) et (4.22) sont celles associées aux capacités mémoire et
en nombre de tâches des processeurs. Les contraintes (4.23) et (4.24) expriment la condition
d’ordonnançabilité (cf. Théorème 4.1) pour les couples de tâches affectées au même processeur
(Z est une grande constante qui permet de garantir que ces contraintes ne sont actives que si
ai,k = aj,k = 1). Les contraintes (4.25), (4.26) et (4.27) décrivent le domaine des variables. Cette
formulation linéaire n’est évidemment utilisable que pour des problèmes de tailles modestes.

Algorithme de la meilleure réponse dans le cas multiprocesseur

L’algorithme de la meilleure réponse pour l’ordonnancement uniprocesseur s’étend au cas
multiprocesseur de la façon suivante. A son tour, une tâche i va calculer sa meilleure réponse sur
chacun des processeurs, les uns après les autres. Puis, elle va sélectionner le processeur et l’offset
sur ce processeur lui permettant de maximiser son utilité qui est définie de la façon suivante

αni = min
{j:j 6=i,ani,k=anj,k∀k}

di,j(t
n), (4.28)

et qui représente la marge d’évolution de la tâche i par rapport aux tâches ordonnancées sur le
même processeur qu’elle et pour des vecteurs d’offsets tn et d’allocation an donnés. Comme dans
le cas uniprocesseur, on peut montrer que cet algorithme converge vers un point d’équilibre et
qu’il existe au moins un point d’équilibre qui est globalement optimal.

4.4.3 Un exemple de résultat

Pour illustrer les résultats obtenus, considérons le problème d’ordonnancement uniprocesseur
avec 20 tâches non harmoniques dont les caractéristiques temporelles sont indiquées dans le
tableau 4.4. Pour cet exemple, l’algorithme de la meilleure réponse fournit une marge d’évolution
minimale égale à α = 1.41 en 2.83 secondes, tandis que la résolution avec CPLEX [115] de
la formulation linéaire en nombres entiers ne permet d’obtenir qu’une marge de α = 1.11 au
bout d’une heure de calcul. De manière générale, l’ensemble des expérimentations effectuées ont
montré que l’algorithme de la meilleure réponse permet d’obtenir des solutions de bonne qualité,
et généralement admissibles, en des temps calculs très inférieurs à une résolution exacte basée
sur la programmation linéaire en nombres entiers.

4.4.4 Algorithme multi-start

La qualité des solutions obtenues avec l’algorithme de la meilleure réponse peut encore être
améliorée en utilisant une méthode multi-start [153]. En effet, l’espace des solutions du pro-
blème d’ordonnancement est divisé en région d’attraction, l’algorithme de la meilleure réponse
conduisant vers le même équilibre pour tous les points initiaux appartenant à la même région.
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Table 4.4 – Exemple uniprocesseur avec 20 tâches non harmoniques (hyperpériode de 756000).
Tâche 1 2 3 4 5 6

Budget de temps 10 30 30 10 10 10

Période 1200 1200 3600 1200 1200 1500

7 8 9 10 11 12 13

10 10 30 10 10 45 40

4200 1000 2000 4000 1200 2400 2000

14 15 16 17 18 19 20

40 60 80 30 10 60 40

4000 3000 3000 2700 200 1800 1800

Une méthode multi-start va permettre de générer aléatoirement des points de départ de l’heu-
ristique appartenant à des régions d’attraction différentes. Des régles d’arrêt Bayesiennes [28]
sont utilisées pour arrêter l’exploration aléatoire de l’espace des solutions lorsque des garanties
probabilistes suffisantes sont obtenues sur l’optimalité de la meilleure solution trouvée.

Dans le cas uniprocesseur, la méthode multi-start s’exécute en quelques minutes. Elle nous
a permis de réduire l’écart relatif moyen à l’optimum de 7.8% avec l’heuristique à 0.25% pour
les exemples harmoniques, et de 4.2% à 0% pour les exemples non harmoniques. Dans le cas
multiprocesseur, nous avons obtenu un temps de calcul moyen de 16 minutes. L’écart à l’optimum
est passé de 14.17% à 3.84% pour les instances harmoniques, et de 18.5% à 9.6% pour les instances
non harmoniques. Nous avons observé que dans le cas multiprocesseur les points d’équilibre
optimaux peuvent se trouver dans de petites régions d’attraction, ce qui peut nécessiter un
critère d’arrêt plus strict que celui que nous avons utilisé.



Chapitre 5

Prospective de recherche

Nous décrivons dans ce chapitre les travaux de recherche qui nous méneront dans les années
à venir. Ces travaux concernent trois sujets distincts :

– la gestion des incertitudes lors de la conception des systèmes embarqués critiques (para-
graphe 5.1),

– l’analyse et la conception d’algorithmes de routage distribués en utilisant la théorie des
jeux (paragraphe 5.2),

– et la supervision et le contrôle en boucle fermée des réseaux de communication (paragraphe
5.3).

5.1 Ordonnancement pour les systèmes embarqués critiques

5.1.1 Contexte scientifique

Les systèmes embarqués automobiles et avioniques ont connus des évolutions importantes ces
dernières décennies. Ainsi, les systèmes avioniques actuels intégrent dans un espace réduit de
nombreux calculateurs, capteurs, actuateurs ainsi que des unités de contrôle et d’affichage qui
doivent fonctionner en “temps réel” tout en répondant à des exigences élevées en termes de sûreté
et de fiabilité. De même, les voitures modernes sont devenus des systèmes temps réel critiques
et extrêmement complexes intégrant de nombreux composants électroniques et informatiques :
la plupart sont aujourd’hui équipées d’un système de freinage anti-blocage, d’une unité électro-
nique de contrôle moteur, d’un régulateur de vitesse programmable ou encore d’un système de
navigation GPS, etc.

Que ce soit dans le domaine avionique ou dans celui de l’automobile, les systèmes embarqués
traditionnels ont tous été développés en suivant une architecture fédératrice qui conduit à un
ensemble d’équipements pour chaque sous-système. Face à l’explosion du nombre des fonctions
qu’ils réalisent, et à une augmentation forte de la complexité globale (grand nombre de calcula-
teurs et de bus imbriqués), il a fallu complètement repenser la façon de concevoir ces systèmes.
De nouvelles architectures ont ainsi vu le jour. Celles-ci ont permis une homogénéisation des
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plate-formes embarquées (IMA pour l’avionique et ECU pour l’automobile) et une standardi-
sation des supports d’exécution (ARINC en avionique et AUTOSAR en automobile). Une des
caractéristiques fonfamentales de ces nouvelles architectures est de permettre le partage des res-
sources de calcul et de communication entre les différents sous-systèmes.

Parmi les gains apportés par les nouvelles architectures, la diminution du nombre de res-
sources embarquées (par la possibilité offerte de multiplexer ces ressources) et donc la diminution
du poids, se traduit par la nécessité de partager temporellement et spatialement une ressource par
un plus grand nombre de fonctions. Les choix qui pouvaient être effectués « manuellement »par
un expert pour dimensionner un système, sont devenus irréalisables de par la taille des problèmes
considérés et la complexité des interactions entre les fonctions. La problématique de l’allocation
de ressources et de l’ordonnancement pour les systèmes embarqués devient une réalité à laquelle
les industriels du domaine des systèmes embarqués sont confrontés et pour laquelle il n’existe
pas de réponse simple.

Ce qui distingue l’ordonnancement des systèmes embarqués critiques par rapport aux pro-
blèmes, par exemple, de production ou de tournée de véhicule, réside dans l’aspect récurrent des
fonctions à réaliser, dans la garantie forte des contraintes et dans les mécanismes d’ordonnance-
ment dynamiques sur lesquels ils s’appuient. En raison de la nature critique de la majorité des
applications embarquées temps réel, la garantie a priori des diverses exigences de ces systèmes
est obligatoire. Cela nécessite le développement de techniques et d’outils permettant d’assurer
la conformité du système vis-à-vis de sa spécification. Ceux-ci doivent s’inscrire dans un proces-
sus de conception et doivent permettre de valider aussi bien les aspects fonctionnels qu’extra-
fonctionnels. Parmi ces techniques, la production et la validation des ordonnancements au niveau
spatial et temporel est une nécessité. Etant donné les enjeux applicatifs considérables, un effort
de recherche important a donc été consacré au dévelopement d’une théorie de l’ordonnancement
des systèmes temps réels. De nombreux résultats théoriques ont été obtenus pour garantir l’or-
donnançabilité d’un système temps réel, qu’il s’agisse d’un système dirigé par le temps ou d’un
système dirigé par des événements, et de nombreux systèmes sont actuellement conçus en s’ap-
puyant sur ces résultats.

5.1.2 Objectifs scientifiques

En dépit des succès obtenus, les approches actuellement utilisées pour concevoir les systèmes
temps réel ont de nombreux défauts. Le projet OSEC, dont j’assure la direction scientifique,
est un projet de recherche interne au LAAS qui a pour ambition de développer de nouvelles
approches méthodologiques pour la gestion des incertitudes lors de la conception d’un système
temps réel critique, en particulier dans les domaines automobile et aéronautique. Le projet prend
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en compte deux types d’incertitude, celles liées aux paramètres des tâches temps réel et celles
liées à l’état du système :

– Incertitudes sur les dates d’activation et les durées des tâches. Le bon fonctionne-
ment d’un système temps réel dépend non seulement de l’exécution correcte des tâches, mais
aussi du respect de leurs contraintes temporelles. La conception de ces systèmes s’appuie
souvent sur une analyse dans le pire des cas pour construire un ordonnancement satisfaisant
strictement les exigences temps réel des tâches. Cette analyse est pessimiste car elle repose
sur les temps d’exécution dans le pire des cas des tâches (WCET : worst-case execution
time). Elle conduit donc généralement à un surdimensionnement excessif des ressources, et
impose des contraintes très fortes sur les développements. Par exemple, elle peut conduire
à supposer qu’un traitement qui ne se produit que de manière exceptionnelle, est en fait
effectué régulièrement. Elle est néanmoins appropriée dans certains domaines applicatifs,
comme par exemple l’aéronautique, où les contraintes de sécurité sont primordiales. Dans
d’autres domaines en revanche, comme par exemple celui de l’automobile, cette approche
n’est pas du tout adaptée dans la mesure où une garantie probabiliste sur le respect de
l’échéance peut être suffisante pour la plupart des tâches. Une modélisation plus fine, pre-
nant en compte l’incertitude sur les temps d’exécution, peut alors permettre de réduire
le surdimensionnemnt et simplifier les développements. Un des objectifs du projet est de
développer des outils théoriques pour la conception des systèmes temps réel prenant en
compte l’incertitude sur les durées d’exécution et les dates d’activation des tâches.

– Incertitudes sur l’état du système. La conception des systèmes embarqués distribués
se focalise en général sur l’état normal du système et la sûreté de fonctionnement est ob-
tenue en introduisant de la redondance. La reconfiguration est un mécanisme de tolérance
aux fautes permettant de fournir les fonctionnalités attendues en réallouant les ressources
en réponse à une panne. La reconfiguration intervient ainsi en complément de la redon-
dance existante pour réagir aux pannes des modules de traitement et ainsi augmenter la
fiabilité du système. Le projet a pour objectif de developper de nouvelles approches d’opti-
misation pour calculer hors ligne l’ordonnancement périodique nominal et un ensemble de
reconfigurations en cas de panne. Ces reconfigurations seront choisies pour minimiser une
certaine distance par rapport à la configuration parente.

Le projet OSEC se déroulera sur deux ans. Il fait intervenir des chercheurs des groupes
Mogisa, MRS et OLC du LAAS et prévoit l’embauche de deux postdoctorants (un an chacun).

5.2 Théorie des jeux et routage distribué

Les problèmes de routage sont omniprésents dans de nombreux contextes applicatifs, et no-
tamment dans les grands systèmes distribués (les fermes de serveurs, par exemple) et les réseaux



64 Chapitre 5. Prospective de recherche

de communication, qu’il s’agisse de l’Internet, de réseaux sans fil ou de réseaux de capteurs.
Ces problèmes se posent en effet dès qu’un ensemble de ressources doivent être partagées entre
des flux d’activités concurentes. Ils consistent à adapter les ressources utilisées à la demande de
manière à optimiser un certain critére, qui est généralement lié à la performance perçues par les
utilisateurs du système.

La plupart des travaux sur le sujet se sont intéressés à des algorithmes centralisés permet-
tant le calcul d’une stratégie de routage optimale. Quand la taille du système n’est pas trop
grande, un seul agent de routage peut alors mettre en oeuvre cette stratégie, que l’on peut voir
comme un optimum social dans le sens où elle optimise la performance du système pour tous les
flots. En pratique, il n’est généralement pas possible d’utiliser un seul agent de routage pour des
raisons de scalabilité, et il faut se résoudre à utiliser un schéma de routage distribué utilisant
plusieurs agents de routage. En dehors du gain en scalabilité, un des avantages est la robustesse
face aux pannes ou aux perturbations des conditions de fonctionnement du système. Cependant,
la conception et la mise en oeuvre de stratégies distribuées de routage posent de nombreux défis.

Un des principaux défi concerne la perte de performance induite par le passage à une archi-
tecture décentralisée. En effet, si dans l’architecture distribuée chaque agent de routage réalise
de manière autonome une optimisation pour son propre trafic, on peut s’attendre à ce que la
performance globale obtenue soit pire que dans une approche centralisée. Dans ce contexte, les
questions principales qui se posent sont les suivantes :

– Peut-on obtenir des garanties de performance pour ces stratégies de routage décentralisées ?
– Comment peut-on améliorer les performances de ces algorithmes ?

Il s’agit des deux questions fondamentales que nous étudierons dans la thèse de Tatiana
Seryogina qui est co-encadrée avec Balakrishna Prabhu (débutée en octobre 2011).

5.2.1 Contexte scientifique

Puisque le comportement égoiste des agents de routage peut conduire à des dégradations de
performance inacceptables, une approche naturelle consiste à introduire de la coordination entre
eux pour une prise de décision collective. Ce type de problème peut être traité en utilisant des
approches d’optimisation globale distribuée [165]. Toutefois, ceci peut induire des surcoûts de
communication et de synchronisation non négligeables pour de grands systèmes. Une approche
alternative consiste à conserver une architecture basée sur des agents de routage autonomes,
mais à les concevoir de manière à ce que la solution décentralisée soit efficace par rapport à sa
contrepartie centralisée.

Dans une telle approche, les décisions de routage sont prises par chaque agent de routage
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indépendamment, en fonction de ses propres objectifs individuels. Ceci conduit à un jeu de rou-
tage entre les différents agents [61, 10]. La théorie des jeux fournit le cadre théorique naturel
pour étudier de tels problèmes. En particulier, elle peut être utilisée pour étudier la convergence
vers des points d’équilibre (des stratégies de routage), appelés équilibres de Nash, tels qu’une
déviation unilatérale ne permet à aucun agent de routage d’améliorer les performances du trafic
qu’il route. Une mesure standard de l’inefficacité du routage distribuée est alors le «Prix de
l’Anarchie» (PdA) [133], qui est défini comme le ratio dans le pire des cas entre la performance
obtenue par l’algorithme distribué et la performance optimale. De nombreux travaux ont été
consacrés ces dernières années à l’évaluation du PdA. Toutefois, pour des réseaux ayant des
topologies générales, les résultats connus sont des résultats asymptotiques (i.e. lorsque chaque
job/paquet peut choisir lui même sa route) limités à des fonctions coûts polynomiales [186]. Pour
des fonctions plus générales, les seuls résultats connus concernent des topologies de type “liens
parallèles” [170, 68, 127, 17, 18].

Plusieurs méthodes ont été proposées pour converger vers des équilibres de Nash efficaces. Des
stratégies basées sur l’affectation de prix aux ressources ont été étudiées dans [128]. Une autre
méthode pour améliorer l’efficacité des algorithmes de routage distribués est basé sur ce que l’on
appelle les jeux de Stackelberg [129], dans lesquels des agents contrôlés de manière centralisée
influencent par leurs décisions de routage les actions prises par les agents egoistes pour forcer la
convergence vers une solution optimale.

5.2.2 Objectifs scientifiques

Pour évaluer les performances des algorithmes de routage distribués, il s’agira de calculer
ou de borner le «Prix de l’Anarchie». L’idée principale que nous voulons explorer consiste à
aborder cette question dans le cadre des jeux symétriques (par exemple quand tous les flux
ont le même trafic). Nous avons en effet montré, pour des topologies simples, que ces jeux
sont extrémaux dans le sens où c’est pour eux que les performances les pires sont obtenues (cf.
paragraphe 3.5). De plus, ils se prêtent plus facilement à l’analyse, notamment avec l’utilisation de
fonctions potentiels [164]. L’objectif sera donc, pour des topologies générales, de caractériser les
conditions de symétrie sous lesquelles les performances les pires sont obtenues, puis de borner ces
performances et de calculer le prix de l’anarchie. Un second volet de nos recherches concernera la
détermination des objectifs devant être assignés aux agents de routage autonomes pour converger
vers des stratégies de routage offrant des performances proches de l’optimum social.
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5.3 Contrôle intelligent des réseaux

5.3.1 Contexte scientifique

La gestion d’un réseau IP/MPLS requiert aujourd’hui l’utilisation d’une multiplicité d’outils
spécialisés. Les équipes chargées de l’exploitation opérationnelle du réseau utilisent des outils
de gestion de configurations, de métrologie du trafic et de supervision du réseau. Ces outils
fournissent "la vision" de l’état du réseau à un instant donné, mais nécessitent l’expertise de spé-
cialistes pour décider d’éventuelles adaptations du réseau. A l’inverse, les équipes de planification
travaillent, à partir de prévisions de trafic, sur des évolutions à moyen ou long terme du réseau
en utilisant des outils de simulation et de planification. Ces outils disposent de "l’intelligence"
permettant d’estimer la QoS des flux et d’optimiser le réseau, mais n’ont pas la vision de l’état
du réseau. En couplant ces deux types d’outils, il serait à la fois possible de réaliser une planifi-
cation plus fine et plus régulière du réseau et en même temps d’aider les équipes opérationnelles
à prendre les décisions adéquates.

Le projet NEC (Network Engineering & Control) est un projet soutenu par le pôle Aerospace
Valley et accepté par le Fonds Unique Interministériel (FUI) en 2011. Il regroupe les sociétés
Cassidian, QoS Design et le LAAS-CNRS. Je suis le responsable LAAS de ce projet qui prévoit
le recrutement de deux doctorants et d’un post-doctorant. Le projet NEC a pour objectif de
concevoir et de fournir un environnement intégré pour la maîtrise et l’exploitation des réseaux
IP/MPLS. Au-delà de la simple supervision, ce qui est visé est la conduite intelligente des réseaux
informatiques (commande nominale, scenarii de secours). Il s’agit en fait de concevoir et de
développer un centre de Supervision/Contrôle, donnant une vision globale et précise de l’état
d’un réseau de télécommunications, avec des données agrégées et cohérentes, et qui soit un vrai
système d’ingénierie et d’aide à la décision, basé sur des modèles de simulation (analytiques ou
hybrides) de bout en bout, et des algorithmes permettant de prendre des décisions optimales et
cohérentes vis a vis de tout le système et des objectifs poursuivis. Ce système, outre le traitement
intelligent de l’information en un point unique, permettra d’une part, d’étudier précisément et
de manière proactive, l’ensemble des scenarii du système et de son environnement et d’autre
part, d’étudier les mécanismes réactifs permettant de contrôler (piloter) le système en situation
opérationnelle face à toute sorte de perturbations (dégradation de la QoS, Sécurité . . . )

5.3.2 Objectifs scientifiques

Dans le cadre du projet NEC, nous interviendrons sur les sujets suivants :

Simulation en ligne

Etant donnée la forte variabilité du trafic Internet à court terme, liée notamment à celle de
l’activité des utilisateurs, il est impossible d’éviter des dégradations ponctuelles du service offert
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sans mettre en œuvre des techniques de reconfiguration dynamique des ressources. Ceci suppose
toutefois de disposer de modèles réseaux permettant d’évaluer non seulement la QoS des flux
dans l’état actuel du réseau, mais aussi son évolution suite aux différentes actions qui peuvent
être prises. Une contrainte forte est que ces évaluations doivent être faites en temps réel, ce qui in-
terdit l’utilisation des modèles de simulation à événements discrets ou même de modèles hybrides.

Nos travaux viseront l’obtention de modèles analytiques permettant une estimation précise
de la QoS des flots de trafic. Il s’agira de réduire l’écart entre modèles de niveau paquet et
modèles de niveau flot, mais aussi d’intégrer le trafic de streaming dans ce type de modèles. Les
approches développées seront basées sur la théorie des files d’attente, et en particulier sur les
modèles à base de réseaux de files d’attente GPS (Generalized Processor Sharing) comme décrit
au paragraphe 3.4.

Estimation de matrice de trafic

L’estimation de la matrice de trafic d’un réseau est un sujet important que nous avons déjà
abordé dans le cadre de la thèse de Cédric Fortuny [76, 75, 73]. Il est aujourd’hui largement re-
connu qu’il s’agit d’un problème difficile pour lequel aucune méthode efficace n’est disponible. La
mesure directe de la matrice de trafic par des outils comme NetFlow ou IPFIX monopolise trop
de ressources au niveau des routeurs et génère un trafic de reporting important. Les approches
basées uniquement sur les mesures collectées par SNMP conduisent à des problèmes mal posés
qui ne peuvent être résolus que par l’adjonction d’informations supplémentaires. Il peut s’agir
par exemple d’informations a priori sur la structure de la matrice de trafic (approche de type
tomogravité développée au Bell Labs) ou d’informations obtenues a posteriori en corrélant une
série de mesures SNMP (approches de type FanOut, PCA ou basée sur le filtre de Kalman). Les
taux d’erreurs des méthodes actuelles sont trop élevés pour qu’elles soient réellement exploitables.

L’idée originale que nous proposons pour réduire drastiquement l’erreur consiste à utiliser
conjointement les mesures de trafic agrégé SNMP et des mesures détaillées obtenues via des
sondes matérielles/logicielles externes. L’utilisation de quelques sondes externes, judicieusement
placées et configurées pour filtrer uniquement les informations requises, doit permettre de lever
l’indétermination inhérente au problème d’estimation de trafic, sans pour autant surcharger le
réseau.

Routage IP adaptatif et robuste

L’objectif de nos travaux sera de développer une méthode de recherche locale pour adapter
dynamiquement les poids OSPF aux évolutions de la matrice de trafic. On utilisera une approche
d’optimisation robuste pour prendre en compte l’incertitude sur le trafic due aux erreurs inhé-
rentes aux algorithmes d’estimation de trafic. L’ensemble initial d’incertitude sera défini par les
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mesures de charge des liens collectées avec SNMP. L’accumulation de ces mesures au cours du
temps combinée avec une hypothèse de régularité de la matrice de trafic et surtout avec l’in-
formation supplémentaire apportée par les changements de la matrice de routage permettront
de réduire progressivement l’ensemble d’incertitude, et ainsi d’avoir un routage de plus en plus
efficace.

Reroutage dynamique des LSP

Nous souhaitons également étudier l’adaptation dynamique du placement des LSP. L’idée
consiste à analyser régulièrement les conditions de trafic et à identifier les goulots d’étranglement
qui peuvent apparaître dans le réseau. Un algorithme permettra de décider de dérouter certains
des LSP dont les routes primaires passent par ces goulots d’étranglement, pour les basculer sur
des routes de réserve. Cette approche est largement employée dans les réseaux à commutation
de circuits ou elle est connue sous le nom de débordement. Ainsi, à chaque LSP sera associé
un certain nombre de routes pré-calculées, et pour certains des LSP ne satisfaisant plus les
contraintes de QoS, une décision de débordement sur une de ces routes de réserve pourra être
prise.
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