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Résume

Les eseaux orienes contenus (CCN) ontet cees an d'optimi  ser les ressources eseau
et assurer une plus grande scurie. Le design et l'impkmentation de cette architecture
est encorea ces cebuts. Ce travail de ttese pesente des popositions pour la gestion de
tra c dans les eseaux du future. Il est recessaire d'ajouter des mecanismes de contrble
concernant le partage de la bande passante entre ots. Le contrble de tra est recessaire
pour assurer un temps de latence faible pour les ux de streaming ve ou audio, et
pour partager equitablement la bande passante entre uxelastiques Nous proposons un
mecanisme d'Interest Discard pour les eseaux CCN an d?optimiser l'utilisation de la
bande passante. Les CCN favorisant I'utilisation de plusieurs sourcepour techarger un
contenu, nousetudions les performances des Multipaths/ Multisouces ; on remarque alors
gue leurs performances cependent des performances de caches. Bda deuxeme partie de
cette trese, nousevaluons les performances de caches en utilisaine approximation simple
et pecise pour les caches LRU. Les performances des caches cepentiéortement de la
popularie des objets et de la taille des catalogues. Ainsi, Nous avonsealLe les performances
des caches en utilisant des popularies et des catalogues repestmt les donrees eelles
echangees sur Internet. Aussi, nous avons obsene que les ta#ls de caches doivent étre
tes grandes pour assurer une eduction signi cative de la bande pasante ; ce qui pourrait
étre contraignant pour l'impementation des caches dans les routeus. Nous pensons que
la distribution des caches devrait epondrea un compromis bande @ssante/memoire; la
distribution adopte devrait ealiser un codt minimum. Pour ce faire, nous evaluons les
dierences de coolt entre architectures.



Abstract

Content Centric Network (CCN) architecture has been designed to optimize network re-
sources and ensure greater security. The design and the implementanh of this architecture
are only in its beginning. This work has made some proposals in tra c managemenrela-
ted to the internet of the future. We argue that it is necessary to syplement CCN with
mechanisms enabling controlled sharing of network bandwidth by compiive ows. Traf-

¢ control is necessary to ensure low latency for conversational and seaming ows, and
to realize satisfactory bandwidth sharing between elastic ows. These objectives can be
realized using "per- ow bandwidth sharing". As the bandwidth sharing algorithms in the
IP architecture are not completely satisfactory, we proposed the Inteest Discard as a new
technique for CCN. We tested some of the mechanisms using CCNx protope software and
simulations. In evaluating the performance of multi-paths we noted the role of cache per-
formance in the choice of selected paths. In the second part, we evaluathe performance
of caches using a simple approximation for LRU cache performance that pres highly
accurate. As caches performance heavily depends on populations and catalogiges, we
evaluate their performance using popularity and catalogs representinghe current Internet
exchanges. Considering alpha values, we observe that the cache sitemgld be very large ;
which can be restrictive for caches implementation in routers. We lklieve that the distri-
bution of caches on an architecture creates an excessive bandwidth camaption. Then,
it is important to determine a tradeo bandwidth/memory to determin e how we should
size caches and where we should place them; this amounts to evaluateatiences, in cost,
between architectures.
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Introduction générale

Les eseaux orienes contenus

L'icee de passer d'un eseaua connexion pointa pointa un ese au oriene contenu date
de plus d'une decennie. En e et le projet TRIAD E] proposait cep une architecture ICN.
Cependant, peu de travaux ontek construits sur la base de ce prget, sans doute parce que
les contenusa cetteepoque n'avaient pas le méme poidsenormgu'ils prennent actuellement
dans le tra ¢ Internet. Quelques anrees apes, d'autres proposiions commencentaeclairer
la recherche dans le domaine des eseaux orienes contenu.

DONA, une architecture orienee donrees aekt propose en 2007 par Koponen et al. [1].
Elle se base sur l'utilisation de noms autocerties et incorpore des fonctionnalies de ca-
ching. Plus ecemment l'architecture CCN a attie l'attention de la communauge scienti-
que, aleree par la croissance enorme du tra ¢ de distribution de contenus et le suces
des CDNs proposant des services payants aux fournisseurs de contenuss CDNs utilisent
d'une manere intelligente les chemins menant aux contenus et iplantent des caches par-
tout dans le monde a n d'acekrer les ebchargements. Akamai reste le leader mondiale
dans ce domaine.

Les operateurs ne peuvent pas rester passifs dans cet univers desntenus et sont obliges
d'envisager une misea niveau de l'Internet a n de eduire les codts engendes par l'aug-
mentation rapide du tra ¢ de contenus, notamment de viceos. L'architecture CCN vient
au bon moment et suscite beaucoup d'inerét de la communaut sciati que, d'autant plus
gue celui qui propose cette architecture n'est autre que Van Jacobsotes connu pour des
contributions marquantes au ceveloppement d'IP [2]. Plusieurs autes projets d'architec-
ture orienee contenu ontee proposes dont 4AWARD/SAIL [3] et PSIRP /PURSUIT [4],

Ghodsi et al. [5] ont compak les dierentes propositions de eseaux ICN et ont dresse
les points de divergences et les points communs entre ces archit@es. |ls deplorent aussi
le peu de remise en question de l'utilisation des ICN en comparaisonvac une solution
dévolution des CDNs.

Les architectures ICN pesentent plusieurs points communs de dsign. Lesechanges sur
ces architecture sont bases sur le moctle publish/subsribe,d nom de I'objet est puble, un
objet est demanck par I'envoi de paquet Interest. Les caches ICN sonutilises pour tout

 http ://gregorio.stanford.edu/triad/
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type de donrees et protocole. lIs sont ouvertsa tout utilisateur qui peut ainsi ceposer ses
propres contenus dans les caches. Tous les noeuds du eseau uéhs un cache localie au
niveau routeur et les contenus sont ®curies inckependammentde leur emplacement. C'est
le serveur d'origine qui signe les contenus, et les utilisateursquvent \eri er les contenus

gracea leur signature publique.

Les architectures dierent dans certains points. Certains desigrs proposent la curisation
des contenus avec un necanisme d'auto-certi cation. Dans ce cas, $econtenus portent des
noms qui n'ont pas de signi cationevidente pour 'hnomme (un codea plusieurs caraceres
par exemple). La curie des contenus est assuee par la signatte des objets. L'utilisateur
peut \eri er 'authenticie de I'objet en validant sa signature au moyen d'une clef publique
ecupeee grace aux PKI.

Le routage oriene contenus est aussi un point de divergence entre ardiectures, cer-
taines architectures peconisent le routage oriene contenus bas sur BGP alors que d'autres
proposent leur propre mockle de routage. Dans tous les cas, ce domaineste encore mal
exploe et pose des probemes srieux de passagea lechelle.

CCN

Van Jacobson propose la nouvelle architecture d'Internet orienee ontenu nomnee CCN
(Content-centric networking) [2]. Cette architecture permettr ait une recherche directe d'un
contenu sans avoira identi er son cetenteur, comme dans le cas degeseaux IP.

En e et, dans les eseaux IP les donrees sont recherclees par l& localisation et non pas
par leur nom. Un utilisateur cherchant une donree doit avoir une information sur l'adresse
IP de la machine contenant cette information pour pouvoir la ecuger er. Ce fonctionnement
pose plusieurs probemes de curie, de disponibilie et de complexie des processus de
ecugeration de donrees.

L'architecture CCN a pour objectif de simpli er les processus derecherche. Un utilisa-
teur cherche une donreea travers son nom. Ces lors que la regete est lanee, une demande
sous forme d'un paquet dit \Interest" est envoyeea son routeur d'aces. Si la donree n'est
pas pesente dans le content store de ce routeur, la requéte se gage au fur eta mesure
dans le eseau. Une fois la donree trouwee, elle suit le chemin igerse de la requéte de re-
cherche jusqua l'utilisateur nal et sera stoclee dans un \Con tent Store" dans les routeurs
CCN internediaires.

Cette architecture o re plusieurs possibilies de disponibilie incependamment de 'adresse
d'une machine. La scurie est assocee directement aux donmes et pas aux \conteneurs"
( liens, routeurs, serveurs,...) ce qui permet d'ajuster de ranere tes exible le niveau
de scuriea la nature du contenu en question. Plus ineressant encore, les contenus ne
sont plus assocesa des conteneurs pecis mais peuvent étrdupligiesa volonk et stocles
notamment dans des memoires caches au sein du eseau.

Les contenus sont divies en \chunks", chaque chunk ayant typiquerent la taille d'un
paguet IP. CCN respecte le ceroulement logique d'une requéte un utilisateur demande
une donree enemettant des paquets de type \Interest" et recoit en retour des paquets
de donrees de type \Data". A chaque paquet Interest correspond un seupaquet Data et
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@ ..~ Provider P1 ° X ///ProviderP\2\

emitter of
Interests

/

LN -

! source

@ // of Data

Figure 1 {Un segment du eseau CCN reliant un utilisateur Ula une source S1

chaque paquet Data corresponda un Chunk.

La gure [Jrepesente un segment d'un eseau CCN. Pour ecugerer des donrees du
fournisseur P2, l'usager Ul envoie des paquets \Interest" pour le conteu demance au
travers des routeurs A et B. Supposant que les Content Stores de A € ne contiennent
pas le document demande, les paquets Data suivent le chemin invee de S1 vers Ul en
passant par B et A.

Pour cerer l'envoi des donrees, trois types de nemoires sont utlisees au niveau de
chaque noeud :

Content Store : Dans cette base de donrees sont stocles des objetdhipsiquement.

Pending Interest Table (PIT) : Dans cette table sont stocles lesnoms des donrees et
les interfaces demandeuses correspondantes.

FIB : par analogie avec IP, le FIB dans CCN stocke les pe xes des nomsles donrees
ainsi que les prochaines interfacesa emprunter pour arrivera & donree. Cette table

est enrichie a travers les ceclarations de cetention de donrees par les noeuds du
eseau.

Dans CCN il n'y a nul besoin d'acheminer les adresses source et desitiona travers
le eseau pour ecugerer la donree. Le format des paquets Interests et Data est expliciea

la gure P]

Interest Packet Data Packet

Content Name
Content Name
Signature
Selector
Signed Info
Nonce
Data

Figure 2 { Format des paquets CCN
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A la eception d'un Interest par un noeud, ce dernier \eri e s i le chunk demancde existe
dans son Content Store. Si c'est le cas, le paquet Data sera envoyelinterface demandeuse.
Sinon le chunk demancake sera rechercle dans le PIT. S'il est trouwe, l'interface demandeuse
sera rajouee au PIT. Si les deux bases de donrees ne fournisseaticune information, on
cherchera dans le FIB si une entee matche avec le chunk rechee. Alors le paquet Interest
sera achemire vers les interfaces conduisantesa la donree. Laable PIT sera misea jour
avec une nouvelle entee pour le chunk en question.

A la eception d'un paquet Data par un noeud, une recherche est eectliee dans le
Content Store. Si une entee matche, alors le paquet recu est supgire, car ceci implique que
le chunk est cep livea toutes les interfaces demandeuses Sinon la donree sera recherclee
dans le PIT. Si une entee matche avec la donree recue, elle sa achemiree vers les interfaces
demandeuses. Le chunk sera typiqguement stocle en méme tempmsns le Content Store.

B 1 D
. Interest[image] .

. PIT(B) Content Store(D)
Interest[video] —
0 fichier 3 image |
A Interest[image] video 2 data | e
‘ FIB(A) FIB(B)
. i 1
image 10 image
id 2
0 video 1 video

Content Store(C)

video | -

Interest[video]

fle |

Figure 3 { La recherche des donrees dans CCN

Dans I'exemple de la gure[3, le noeud A cherche les chunks \video"tdimage". Le FIB
du noeud A indigue que les paquets Interests doivent &tre acheimes vers l'interface 0 et 1
pour l'image, et vers l'interface 1 pour la viceo. A la eception de l'Interest demandant la
viceo par le noeud B, ce dernier ignore I'Interest recu car le PIT contient cep une entee.
Cette entee est mise a jour. Cependant, quand le noeud B recot I'Interest demandant
I'image, il I'envoiea l'interface 1 indigwee par le FIB. Le noeud D, par la suite, achemine la
donree vers le noeud A. Cette donree sera stoclee dans tous lesddtent Stores des noeuds
l'ayant recu ou transit.

Le squencement des paquets estetabli grace aux noms des chunkSes derniers sont
organies d'une fecon herarchique. Ainsi, pour demander un segmetil faut indiquer le
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nom herarchique du chunk demande dans le paquet Interest. Le FIB determine l'interface
de sortie ackquate gracea un algorithme \longest pre xe match".

La gestion du trac

La gestion du trac consiste a controler le partage de la bande passante de liens an
d'assurer la qualie de service des diverses applications. Le paage equitable de la bande
passante entre ots epond aux exigences des ux sensiblesa celi faible et proege les ux
adaptatifs des ux gourmands. La gestion du tra c dans les eseaux IP a fait I'objet de
plusieurs travaux de recherches, mais jusqua pesent aucue solution enterement satisfai-
sante n'aee trouwee.

Jacobson et al. proposent un mocele CCN base sur unechange Intere¢Data : pour
recevoir un paquet Data, l'utilisateur devrait envoyer un paquet Interest. lls assurent que
ce mecanisme ealise une bonne gestion de tra c. Ceci est insu san en ealie. Tous les
utilisateurs n'utilisent pas un protocole de transport unique ; cedernier peut &tre modie
par l'utilisateur nal. Il est alors recessaire de ¢ nir des nme canismes pour gerer le par-
tage de la bande passante. La detection de rejets par nuneros de f@gnces des paquets
n'est plus applicable sur CCN; l'utilisation des multipaths et multichemins change l'ordre
des paquets, et le timeout ne sut pas pour assurer de bonnes performares du protocole
de transport. D'autre part, dans CCN, l'utilisateur ne peut plus uti liser un protocole de
transport multipath car il ignore les destinations possibles de ces paggts.

En plus des dierences entre CCN et IP en termes de moctle &change de donrees, les
CCN impementent des caches au niveau de chaque routeur. Ainsi, Uitilisation des caches
eduit la consommation de bande passante, et les celais de transmissn.

Contributions de la trese
Le rapport est structue comme suit :

Gestion du tra c dans les eseaux orienes contenus : Nous proposons denecanismes
pour gerer les ots dans CCN, enidenti ant les ots par le nom d'objet, et en adaptant
le Fair queuinga CCN. Nous proposons un necanisme Interest Discard pur proeger

les operateurs des rejets de Data, un nouveau moctle de tari cation,une cetection

rapide des rejets pour controler les fenétres des protocoles deanhsport, et nous
evaluons les performances des Multipaths. Nous evaluons les mecasmes propoes
par simulation et experimentation.

Performance des caches : Nousevaluons les types des contenus, leaille, et leur loi
de popularie. Nous utilisons la formule de Che comme moctle analytque able pour
mesurer les taux de hit des caches LRU, nous adaptons cette formule au caaflom,
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nousevaluons le taux de hit d'une herarchiea deux niveaux, et nous proposons une
dierentiation de stockage de donrees pour aneliorer la probabilite de hit.

Couts des herarchies de caches : Nous cherchons un optimum pour uradeo bande
passante/nmemoire, nous e ectuons une estimation des couts, nous apmuons les
calculsa un cas eel de donrees de type torrents et nous comparonsek performances
d'une herarchie cooperative et non-coogerative.

Le travail de these a contribiea la edaction des articles suiv ants :

S. Oueslati, J. Roberts, and N. Sbihi, Flow-Aware tra c control for a cont ent-centric
network, in Proc of IEEE Infocom 2012.

C. Fricker, P. Robert, J. Roberts, and N. Shihi, Impact of tra ¢ mix on ¢ aching perfor-
mance in a content-centric network, in IEEE NOMEN 2012, Workshop on Emergihg
Design Choices in Name-Oriented Networking

J. Roberts, N. Sbihi, Exploring the Memory-Bandwidth Tradeo in an In formation-
Centric Network, International Teletra ¢ Congress, ITC 25, Shanghai, 2013.
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Chapitre

Introduction

1.1 Probématique

Jacobson et al|[2] remettent en cause 'architecture TCP/IP en constatahqu'il est recessaire
de mettre en place une nouvelle architecture Internet epondantmieuxa la croissance ex-
ponentielle de la demande pour des contenus de tous types. Corcu aehllit pour des
echanges simples, l'Internet devient en e et le moyen incontounable pour consulter les
sites du Web, echanger viceos et audios, et partager des chiers. Sorutilisation ayant
evole, son architecture devrait suivre.

Plusieurs projets sont consacesa la conception du eseau du ftur. La proposition CCN
de Jacobson et al.|[2] est une des plus cedibles et a fait I'object deombreusesetudes. Nous
avons constake cependant que la ¢k nition de cette nouvelle archtecture reste incompéte,
notamment en ce qui concerne la gestion du tra c. L'objet de la pesene partie du rapport
est de cecrire nosetudes sur cette question.

Le controle de tra c est essentiel a n d'assurer aux ots audios et videos des ctlais
faibles m&me quand ils partagent la bande passante avec des ots de de®sa haut cebit. ||
importeegalement d'empécher deventuels \ ots gourmands” d'alt erer la qualit des autres
ots en s'accaparant une part excessive de la bande passante des liengits partagent.

Nous pouvons diviser les axes de recherches concernant la gestion da tren 3 volets :

Le partage de bande passant®ans CCN comment faut il partager la bande passante
entre ots et comment identi er un ot quand les adresses IP ne sont plus utiliees
dans les paquets ? Comment exploiter la particularie des eseauxCCN, dite de \ ow
balance", ai les paquets Data suivent exactement le chemin invers des paquets In-
terest.

Le protocole de transport. La conception d'un protocole de transport sous CCN est
plus complique qu'en IP. En e et, nous ne pouvons plus prendre encompte la suc-
cession des nuneros de £quence des paquets comme garantie de nongastion, car,
sous CCN méme sans congestion les paquets ne se suivent pas foremém ot ne
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se dirige pas vers une destination particulere et unique. Les pagets Data peuvent
venir de n'importe quelle source de donrees, y compris des cachest peuvent suivre
des chemins dierents.

Multipath et multisource. Sous CCN le eechargement des objets de sources multiples
devient une opportunie ineressante pour augmenter les cebits. Cette multiplicie

a l'avantage de pouvoir aneliorer les cebits de ekchargment. Cependant, il y a
egalement un inconwenient car, les paquets empruntant plusieus chemins dierents,
l'opportunit d'exploiter les caches devient plus faible.

1.2 Etat de l'art

Lorsque nous avons fait lesetudes pesenees dans cette partie partir du Chapitre 2, il
n'y avait pas de publications qui abordaient les questions mentionres ci-dessus. Cetetat
de fait a change depuis et dans la pesente section nousevoquonguelques articles dont les
propositions peuvent mettre en cause nos choix.

1.2.1 Contréle du tra c au coeur du eseau

Nous proposons, dans le chapitre 2, la mise en oeuvre dans les les d'atte des routeurs
d'un ordonnancement de type De cit Round Robin (DRR) a n d'assurer | equite du partage
de bande passante. Nous associonsa cet ordonnancement un nmecanisme ténest discard"”
de rejet slectif de paquets Interest dans la direction inverg. D'autres ont propos d'assurer
lequike du partage en ordonnarcant plutot les ots de paquets Inte rest dans un necanisme
dit \Interest shaping”. Dans ce cas, les paquets Data sont achemires das une simple le
FIFO.

Dans (6], Fdida et al. decrivent un mecanisme d'Interest shaping impkement au niveau
de chaque routeur CCN. La le de transmission des paquets Data est obsee et un seuil
de remplissage est >e. Le cebit des paquets Interest est egu suivant le cebit des paquets
Data et en tenant compte de la dierence entre la taille de la le d'attente et le seuil.
Ainsi les paquets Interest peuvent étre retarces si le nombre @ paquets Data stocles en
le d'attente cepassent le seuil.

Dans l'article [7], Gallo et al. proposent un necanisme d'Interest faping presque iden-
tiquea la n6tre sauf que les paquets Interest subissent un retrd d'envoi en cas de congestion
an de limiter leur cebit. Des les virtuelles accueillent le s paquets Interest selon I'objet
recherche et un compteur est attribtea chaque le.

Les mecanismes d'Interest shaping peuvent provoquer des pegs de cebits dans certains
senarios. Dans I'exemple de la gure[ 1.1, si on applique I'Interesishaping sur tout le tra c
on va retarder les paquets Interest indkependamment de leur appartnance aux ots. On va
alors transmettre plus de paquets Interest du ot2 que du otl. Sachant que le ot 2 sur le
lien suivant perd en bande passante puisque la capacie du lien esherieura la capacie
du lien emprune par le ot 1, cette situation particulere entrai ne une perte en capacit.

Il nous semble que notre choix d'agir directement sur le ux de donmes en imposant
lequie par ordonnancement DRR est plus robuste. I'Interest discard n'intervient alors
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Figure 1.1 { Exemple illustrant la perte en cebit en utilisant le shapin g sans classi cation
par ot

gue comme mrecanisme de contréle secondaire permettant le routeuredne pas inutilement
demander des paquets Data qui ne peuvent pas étre achemiresa cae de la congestion
sur la voie descendante. Il est notable aussi que le mecanisme dtierest discard s'inegre

naturellement avec lI'ordonnancement DRR dans la méme \line card".

1.2.2 Protocole de transport

Dans notre proposition, le protocole de transport n'‘est pas critique carde contrble dequit
du partage est eali® par ordonnancement DRR. D'autres ont propo plutét de maintenir
de simples les FIFO en se ant au protocole de transport pour le contdle dequit.

Dans IP deux moyens permettent de cetecter un rejet de paquet :les nuneros de
fquences des paquets s'ils ne se suivent pas ou le timeout si lelal d'acquittement
tepasse un seuil. Dans CCN les paquets Data, méme s'ils ne subésg aucun rejet, n'ont
pas forement le bon ordre puisque les paquets peuvent étre res de plusieurs sources
dierentes. D'autre part le timeout calcuk sur la base du RTT ch ange tout le temps et ceci
pourrait conduirea des timeouts inopires.

Gallo et al. [8] ¢k nissent un protocole de transport cenomme ICP ( Interest Control
Protocol). lls proposent la cetection de rejet par timeout mais en mettanta jour egulerement
le seuil de temporisation selon un historique. CCN dans ses premies versions proposait
un timeout xe ce qui sanctionnait lourdement les ots en recessitant une attente excessive
avant de cetecter les rejets. Vu que les RTTs peuvent varier das CCN non seulementa
cause de la congestion, mais, du fait qu'on peut ecugerer les objet de plusieurs sources,
cette detection par timeout semble di cilea mettre en oeuvre .

Dans notre approche, cetailee plus loin, nous proposons un necanime de noti cation
explicite de congestion qui permettrait une cetection rapide de @ngestion sans besoin de
timeout.

1.2.3 Multipath et multisource

Dans CCN, un utilisateur ne peut pas connaitre d'avance les cheminsnegprunes par les
paguets, car les paquets Interest ne contiennent que le nom de I'obi et le nurero du
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paguet demande, sans aucune pecision sur la destination. La di cule alors de detecter
ou de sparer les chemins rend l'utilisation des protocoles de typ MPTCP (multipath
TCP) quasiment impossible. De ce fait, on ne peut pas utiliser unednétre par chemin car
l'utilisateur n'a aucun moyen d'acheminer ses paquets en suivantin chemin peecis. Ce sont
les routeurs qui choisissent le chemin d'un paquet Interest.

Gallo et al. [[7] proposent un couplage entre protocole de transport multipth et un
nmecanisme de forwarding au niveau des routeurs. lls adaptent le protoole ICP au cas
multipath en collectant les RTT venant de dierents chemins. En e et, un paquet Interest
ne peut pas \savoir"a l'avance vers quel chemin il serait achemire, mais, une fois achemire
par le eseau, un paquet Data \connait" surement le chemin qu'il a emprune. Le ecepteur
peut donc identi er et enregistrer les chemins emprunes par ks paquets. Ceci permet
notamment d'estimer le RTT de chaque chemin.

Cette approche nous parat lourde a mettre en oeuvre. Dans notre poposition, on
envisage l'utilisation de multipaths mais l'imposition d'un ordonnancement DRR par ot
rend ine cace les mecanismes de coogerationa la MPTCP. Nous envisageons donc d'autres
nmecanismes pour eviter les ecueils d'un contréle de congestionincependant par chemin.
Cependant, nous notons egalement que le gain de debit dda l'utilisation simultaree de
plusieurs chemins n'est ealisable que par des ots ne subissantas de limitation au niveau
de l'aces. Cette observation nous nenea croire qu'un seul chern, judicieusement choisi,
peut largement su re dans la grande majorit des cas.

Par ailleurs, Rossini et al. [9] identi e un ptenorrene de \pollution " des caches caus par
l'utilisation des multipaths. Leurs esultats montrent des taux d e hit nettement inkrieurs
en cas d'utilisation de chemins multiples, dta leparpillem ent des copies de paquets dans
les dierents caches.



Chapitre

Partage de bande passante

L'utilisation des caches au sein des CCN contribuea I'anelioration des ctlais de tkechargement
et eduit les probemes de congestion. Mais la demande en tra c esten augmentation per-
manente, et il reste recessaire d'utiliser des mecanismes dgestion du tra c.

En e et, le contrble de congestion est recessaire pour assurer desldis regligeables pour
les ots voix et viceos, et poureviter une consommation abusive de labande passante par
des ots agressifs. Des travaux anerieurs sur le eseau IP suggeent que le partage de bande
passante par ot impose par un ordonnancement dans les routeurs est uneadution e cace.

Il ealise en e et une dierentiation de service implicite et assure de bonnes performances.
Les ots dans les CCN peuvent &tre identies selon I'objet rechercte et il est possible ainsi
d'appliquer une politique de congestion orienee ot.

Pour gerer le tra c eteviter la congestion, nous adoptons donc une politique \ ow-
aware" al les actions de gestion tiennent compte de I'appartenance depaquetsa des ots.
Nous pensons que ceci est pekrablea un contréle de congestionwla performance depend
d'un protocole mis en oeuvre dans lequipement des utilisateus, comme dans le eseau
IP actuel. En e et, rien ne garantit l'utilisation dele de ce proto cole. De plus, plusieurs
variantes de TCP qui voient le jour le rendant de plus en plus agressifisa vis des versions
anerieures.

2.1 Identi cation des ots

Dans IP, un ot est e ni par les adresses IP et les nuneros de port; cela correspond
typiguementa une requéte pecise et speci que. Dans un CCN, au niveau de l'interface
eseau, on ne peut acheminer qu'une seule demande pour le méme ehjUn CCN utilise
le multicast en envoyant I'objet recua toutes les interfaces indiguees dans la PIT. Nous
identi ons un ot grace aux noms de I'objet rechercle et le fait que | es paquets sont obsenes
au méme point du eseau et sont rapproctes dans le temps.

La gure 2.I]montre le format de I'entéte des paquets en CCN. Les paquet®ata et
Interest portent le m&éme nom d'objet mais, actuellement, il n'y a pas moyen de parser
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chunk name

object name

user supplied namé versior{ chunk numbe\r other eldb

Figure 2.1 { Format des paquets CCN

ce nom car c'est le “‘chunk name' qui identi e un paquet data. Le champ “ofect name'
pourrait étre analys an d'identi er d'une facon unique les paqu ets correspondantsa la
demande d'objet mais ceci recessiterait une modi cation du code ©NXx.

2.2 Caches et les d'attente

La ceclaration faite dans l'article de Van Jacobson que \LRU remplace FIFO" semble
étre inexacte. Une le d'attente ne peut jouer le réle d'un cache,et vice versa, puisque
la le d'attente devrait étre de taille faible pour permettre un ac @s rapidea la memoire,
alors qu'un cache devrait etre de taille grande méme si le temps d'aes est plus lent. On
cemontre ceci par des exemples.

On consicere une politique d'ordonnancement iceal (LFU) au les objets les plus popu-
laires sont stocles dans un cache de tailleN . L'impementation d'une telle politique est
possible selon|[10]. On consicere des applications gererant la majrie du tra c Internet
comme YouTube et BitTorrent. La popularie des objets de ces applicatons suit la loi Zipf
de paranetre , c'esta dire que la popularie du i*™€ objet le plus populaire est proportion-
nellea i . Des observations rapporees dans les articles [11] et [12] placent ce [zaretre
a 0.75 environ. On consicere que les objets ont tous la méme taille eque le catalogue est
de M objets.

La probabilie de hit global h pour une politique LFU peut étre exprirmee par :

PN .
g
h = P:\Zl—
S
Si on consicere un catalogue et une taille de cache assez grands, orha %1 .

Pour 100 millions viceos Youtube de taille 4MB [13] il faut 640 GB de nmemoire pour
un taux de hit de 20 % ou de 25 TB de nmemoire pour un taux de hit de 50 %. Pour 400
000 torrents avec une taille moyenne de 7 GB, il faut 4 TB pour un taux dehit de 20 %,
ou de 175 TB de nmemoire pour un taux de hit de 50 %.

Par ailleurs, la taille d'une le d'attente est au maximumegale au pro duit de la bande
passante par le celai RTT [14] ; pour un liena 10 Gb/s et un celai de 200 ms, la taille d'une
le d'attente est donc de I'ordre de 300 MB.

Il est donc clairement recessaire de distinguer deux nemoires igrentes : des nemoires
cache de grande taille pour le stockage des donrees, et une le d'attéa de taille beaucoup
moins importante et avec un aces rapide.
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Le contréle du tra c s'appuie sur la gestion des les d'attente. Il est donc important
egalement pour cette raison de bien reconnatre la distinction etre ces les et le Content
Store.

2.3 Le principe du ow aware networking

A n de proeger les ots sensibles audio et viceo, des techniquespour la gestion de la QoS
comme Di serv et Intserv ontet propoges. Le marquage de paquets cans Di serv est une
technique qui aee impemente pour prioriser les ots voix ou video. Cependant, c'est une
technique qui reste complexea mettre en oeuvre et sujetteaune possibilie de modi cation
illicite du marquage. Il est bien connu par ailleurs que les approcheorienees ots d'Intserv
sont trop complexes et ne passent pasa lechelle.

On pourraiteventuellement proeger les ots sensibles et assuer une certaine equie
dans le partage des ressources en utilisant un protocole de transport cone TCP. Cepen-
dant, l'utilisateur garde dans tous les cas une possibilie de modier les impementations
ou bien d'utiliser des versions agressives de TCP.

Nous pensons que le ow aware networking, ceja propos pour les esaux IP peut étre
adape aux eseaux CCN. Ceci consistea mettre en place deux fonctonnalies :

1. le partageequitable de bande passante par ot,
2. le contrble de surcharge.

Nous ceveloppons ces deux points ci-dessous.

2.3.1 Partage des ressources dans les CCN

Le partageequitable de la bande passante o re plusieurs avantages tesonnus (voir [15],
[16], [17] et [18]). Nous citonsa titre d'exemple :

les otsemettant des paquetsa un cebit inerieur au cebit  equitable ne subissent pas
de rejets de paquets.

les ot sensibles (conversationnels et streaming) ayant gereralenent des cebits faibles
sont proeges et kere cient d'un service de dierentiati  on implicite,

les ots agressifs ne gagnent rien enemettant des paquets trop rapideent car leur
ckbit ne peut cepasser le cebitequitable.

Pour une utilisationequitable de la bande passante, et pour proegerles ot sensibles,
nous proposons que le eseau CCN assure lui-méme le partage equitabldes ressources
eseau. Les avantages de cette technique ontet largement cevebppes dans les articles
pecies; elle peut s'adapter parfaitement aux eseaux CCN.

Pour le partageequitable des ressources, nous avons revu plusieupsopositions. Nous
comparons par simulations certains protocoles fair drop, et un protocoledir queuing. On
consicere un liena 10 Mb/s partage par les ux suivants :
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TCP1 : facteur AIMD=1/2, RTT=10ms
TCP2 : facteur AIMD=1/2, RTT=30ms
TCP3 : facteur AIMD=1/2, RTT=50ms
CBR : uxa cebit constant de 3Mb/s

Poisson : Un ux poissonien de paquets repesentant la superpositiond'un grand
nombre de ux de faible cebit. La gure 2.2 pesente les esultat s obtenus.

Throughput(Mb/s)

Fair Queuing

Tail Drop

(a) Algorithmes Fair drop (b) Fair queuing
Figure 2.2 { Comparaison des protocoles fair drop et du protocole Fair queuing

Il est clair que le fair queuing est I'algorithme le plus e cace. Il aegalement l'avantage
d'étre sans paranetre. Son passage a lechelle aee cemontrea condition d'assurer
egalement un contréle de surcharge.

En e et, il aee cemonte dans [19] que le nombre de ots ne cepas se pas quelques
centaines si la charge du eseau reste inkrieura 90 %, une valeude charge au-dessus
des exigences des operateurs. Le cebitequitable pour un lien decapacie C et de
charge estestinea C(1 ) [20]. Dans un eseaua charge normale (ne cepassant
pas 90 %) ce cebit est largement su sant pour les ots streaming et conversationnels.

Le partage equitable n'est pas un objectif en soi, mais un moyen d'asser un cbit
acceptable et de protger les ots adaptatifs des ots gourmands. Ainsi, tout ot ne
epassant pas le tebitequitable ne subit aucun rejet de paquet dont le celai est tes
faible. C'est aussi un moyen automatique pour assurer un fonctionnenm normal sur
Internet sans se soucier des comportements de l'utilisateur nal.

Notons que la possibilie de contourner I'imposition d'un partage equitable par la
cereration de multiples ots au lieu d'un seul est tes limit ee [21]. Tes peu d'usagers
peuvent en faitemettre du tra ca un cebit plus fort que le & bitequitable. Le cebit
pour la plupart des usagers est limie par leur cebit d'aces. De plus, dans un eseau
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CCN ai les ots sont ke nis par le nom de l'objet, la possibilie d e dmultiplier les
ots est beaucoup plus limiee qu'en IP.

Nous proposons l'utilisation d'un algorithme d'ordonnancement comme DRR [22]
al les les par ot sont moctlises par des listes chairees utilisant une structure
nomnee ActiveList. Il aee cemonte que le nombre de ots dans Ac tiveList est limie
a guelques centaines pour une charge ne pas tkepassant 90%, incepeachment de la
capacie du lien C [19]. Ces esultats cemontrent le \scalabilie" de I'ordonnanceme nt
DRR.

2.3.2 Contréle de surcharge

La demande en tra ¢ est le produit du cebit d'arrivee des ots par | a taille moyenne
d'un ot. On dit qu'un eseau est en surcharge si la demande tepase la capacie du
lien. Dans ce cas, le eseau est instable : le nombre de ots en coursct et leur debit
devient tes faible.

Le partageequitable de la bande passante par ot n'est donc scalable que $a charge
du lien (demande diviee par la capacit du lien) est normale. On onsicere la valeur
maximale d'une charge normaleegalea 90%. Si la charge du eseau dcpass@0%, le
nombre de ots devient trop grand et donc lourda cerer.

Pour contréler la charge, on pourrait mettre en place un nmecanisme de antrole
d'admission. Ceci consiste aeliminer tout nouveau ot des que la charge du eseau
atteint une valeur maximale. Pour ceci, il faut sauvegarder une liste @ ots en cours
etecarter tout nouveau ot arrivant. Cependant, pour un eseau bien d imensionre,
le probeme de surcharge ne se pose qu'en certains cas rares, comme paemple une
panne sur un lien eseau.

Pour CCN, plutét qu'un contréle d'admission complexe et peu utili®, nous proposons
la simple suppression des paquets d'une certaine liste de ots a mle eduire le niveau
de charge. Cette liste pourrait étre de nie de manere arbitrair e (par une fonction hash
sur l'identie du ot) ou, si possible, de manere plus lect ive en n'incluant que les
ots les moins prioritaires.



Chapitre

Mécanismes pour CCN

3.1 Mecanismes pour les utilisateurs

L'usager dans un CCN doit participera la gestion du tra c en modulant la vitesse
a laquelle il envoie les Interests pour les chunks d'un méme olgt. L'utilisation du
protocole de transport adaptatif dans un eseau CCN equige de l'ordonnancement
DRR n'est pas recessaire pour assurer le bon fonctionnement du esau. Cependant,
nous recommandons l'utilisation d'un protocole adaptatif poureviter | es emissions
multiples, dues aux rejets Interest.

3.1.1 [etection des rejets

Nous proposons pour l'utilisateur un necanisme de cetection rapide c rejet dont
voici la description. Si un paquet est rejee au niveau de la le d'attente en raison de
sa saturation ou en raison d'une politique de gestion de la le d'attente on envoie
a l'utilisateur I'entéte du paquet data sans le payload. L'utilis ateur, en recevant un
paquet data de payload nul, sait que le paquet aet rejek, et donc eajuste la vitesse
demission des Interests pour eviter I'accumulation de eem issions inutiles. Mieux
encore, une modi cation peut étre apporeea I'entéte du paquet data a n de peciser

gu'il corresponda un discard.

Cette technique de cetection de rejet est particulerement ineressante dans les CCN,
puisqu'on ne peut pas se baser sur le £quencement des paquets E et, contraire-

menta TCP/IP, deux paquets qui se suiventa l'origine ne se suivent pas forement
a la eception, car la source d'une donree n'est pas forement unique, et le chemin
n'est pas forement le méme pour tous les paquets.

Actuellement, dans I'impementation CCNX, la detection est fait e uniquement en se
basant sur le timeout. Ceci reste tes impecis, et peut poser s probemes. A titre
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d'exemple, avec un timeout xe, comme c'est le cas de CCNx dans ses@meres
versions, une detection de rejet ne correspond pas forement erafta un rejet, maisa

un temps de propagation et de transmission cepassant le timeout. Redisant la fenétre
dans un tel cas ne fait que ceeriorer les cebits des ots malge | a disponibilie de la
capacie dans les liens.

Un protocole de transport e cace arrivea cetecter rapidement les r ejets. Ceci devient
plus di cile lorsque le protocole de transport connecte l'utilisat eura deux sources ou
plus. Dans CCN, un utilisateur ne peut savoira l'avance s'il est ®rvi par deux sources,
car la seule donree qu'il cetient est le nom d'objet. De plus, toute I'architecture du
eseau et la localisation des serveurs de donrees sont invisibsepour lui, ce qui est
le but de CCN. L'article de Caro glio et al. [8] apporte une eponsea ce probeme.
En utilisant un historique un peu large, on collecte des informations tatistiques sur
le nombre de chemins utilies ainsi que les RTT recenses peraht les echanges, et
on construit, sur la base de ces informations, un protocole de transporimultipath
e cace.

En tous les cas, nous sommes peu favorablesa l'utilisation des mufiaths et multi-
sources. Les liens eseaux ont des capacies tellement grandes qle cebit d'un seul
ot ne peut glere atteindre la capacie du lien. Le cebit des ots e st limie en fait
par le cebit d'aces au eseau qui est faible par rapport au cebit de s liens au coeur de
eseau. Donc, un seul lien non surcharge est largement su sant pourq'un ot ealise
son cebit maximal. Par contre, nous sommes favorablesa des necanisms de load
balancing en cas de surcharge de certains liens, ce qui devrait &tassez exceptionnel
dans un eseau bien dimensionre.

Avec la cetection rapide des rejets, le paquet Interest qui a suble discard est trans-
forme en paquet data sans payload, aveceventuellement une modication egere de
I'entéte a n de signaler le discard. Le paquet traverse le cheminriverse en supprimant
au fur eta mesure les entees correspondantesa la PIT. A la eception du paquet
data, l'utilisateur ou les utilisateurs corrigeront le probeme c tece en adaptant au
mieux le cebit demission selon le protocole de transport.

3.1.2 Protocole de transport

Dans le cas d'un ordonnancement fair queuing, I'utilisateur ne gagne paséande pas-
sante enetant tes agressif. Les eemissions multiples d'Int erest sont une consquence
directe d'un protocole de transport agressif ne prenant pas en compteelfeedback
eseau. Si le fair sharing est impos, comme nous l'avons suggeele protocole de
transport n'est plus vu comme un outil pour ealiser le partage de bandepassante.

Le plus simple serait d'envoyer des pagquets Interesta cebit mnstant, mais dans ce
cas, le ecepteur devrait gerer une large liste de paquets Inteest en attente.

Nous proposons plutét un protocole AIMD (additive increase/multiplicat ive-decrease)
comme TCP avec cktection rapide de perte et en utilisant une feretre adaptative
CWND (Congestion Window). Le nombre de paquets Interest d'un ot qui t ransite
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dans le eseau ne doit pas tkepasser la taille de la fenétre CWND. Ad cetection d'un

rejet par cetection rapide ou timeout, la fenétre est eduite suivant un facteur ; plus ce
facteur est proche de 1, plus le protocole est aggressif. En absenceplete, la fenétre
CWND crot lireairement selon un certain taux. Encore, plus ce taux est grand, plus
le protocole est aggressif.

3.2 Mecanismes pour operateurs

En plus de lI'ordonnancement \fair queuing”, nous envisageons un mecanise peventif
de rejet d'Interest. L'operateur devraitegalement exploiter le s sources multiples de
certaines donrees en appliguant une strategie d'acheminement adaipe.

3.2.1 Motivationeconomique

Il est important de mettre en place une motivation economique pour en®urager
l'operateura ceployer cette nouvelle architecture. Il est egalement important que le
fournisseur de eseau soit emuree pour le tra c qu'ilecoul e.

On consicere que le fournisseur devrait étre paye pour les dateenvoyes ; par exemple,
dans la gure 3.7, I'utilisateur U1 paye le fournisseur P1 pour les dataqu'il fournit, et
P1 paye P2 pour les data recus. Cette approche fournit bien la motiation recessaire
pour ceployer un eseau CCN muni de caches, car le fournisseur, re utilisant des
caches, ne serait pas amerea acheter le méme contenu plusieursis.

Les frais devraient couvrir les colts d'infrastructure (bande pasante et caches), et leur
nature exacte pourrait prendre de nombreuses formes, y compris leatifs forfaitaires
et des accords de peering.

3.2.2 Interest Discard

L'utilisateur ne paye le fournisseur que s'il recoit e ectivement la donree. Le four-
nisseur doit donc assurer un contréle de congestion a n deviter la perte des donrees
transmisesa ses clients. Il a ineréta rejeter les Inter ests en exes poureviter de rache-
ter des donrees qui ne peuvent pas &tre revenduesa cause d'arcongestioneventuelle.
A n deviter un tel probeme, nous proposons un necanisme compk mentaire pour
proeger le fournisseur.

Supposons le lien AB dans la gurg 3.]L congestionre ; B va limiter le dbit des Interests
envoyes vers le fournisseur P2 poureviter d'acheter des donees qui ne seront pas
revenduesa l'utilisateur nal Ul puisqu'elles seront perduesa cause de la congestion.
Nous appelons ce nmecanisme \Interest Discard".

On consicere le lien AB de la gure B.1l. A recoit les paquets Interes de U1 et renvoie
ces paquets vers B. B recoit dans l'autre sens les paquets de dorgs ecugees du
fournisseur P2 et applique le De cit Round Robin sur les paquets Daa envoyes vers A.
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Figure 3.1 { Les cartes eseaux des routeurs A et B traverses par des paqte Interest et
Data

B calcule en e et un cebit dequit correspondanta l'invers e du temp de cycle moyen
de DRR. Le cebit des Interest est limie par des rejets fores en utilisant un sceau
a jetons. Le cebit des Interests est limie au cebit correspon dant au cebitequitable
eali® actuellement par le DRR (tenant compte de la taille die rente des paquets
Interest et Data). Le sceaua jetons est donc alimene au rythme de lordonnancement.
Notons que le DRR et le sceaua jetons seront eali®es dans la mémeaste eseau
facilitant ainsi leur couplage. Nous pesentons le pseudocode intest Discard, cet
algorithme doit étre utili au niveau de chaque interface eseau. |l est execue a
l'arrivee d'un interesta l'interface, eta chaque cycle Roun d Robin incementer tous
les compteurs de l'interface. Nous esumons ci-dessous l'algorithene>ecut au niveau
de l'interface eseau.

Algorithm 1 A l'arrivee d'un paquet interesta l'interface eseau
Recugerer le nom d'objet du paquet name
Calculer le hash du nom d'objethash
if file [hash]@ then

Ceer la le ayant comme ID hash
Attribuer un compteur count[hash] au ux
Initialiser le compteur count[hash] = b
end if
if count(hash)==0 then
rejeter l'interest i
else
count(hash)- -;
end if

Nous adoptons le DRR comme algorithmefair queuing , il utilise un nombre xe
de les. On note M le nombre maximal de les Round Robin
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Algorithm 2 A la sortie de l'interface eseau

i=0
while i<M do
if file [i]9 then
Servir le premier paquet defile [i]
end if
if file [i]= ? et count[i] = bthen
Supprimer la le physique file [i]
end if
fori=0to M 1do
count[i] = count[i] +1
end for
end while




Chapitre

Stratégies d'acheminement

L'architecture CCN o re de nouvelles possibilies d'acheminement. Il est en particu-
lier possible d'utiliser plusieurs sources pour un méme objetNous avons fait quelques
etudes sur I'acheminement multi-sources. On cemontre que ls necanismes de ges-
tion du tra c fonctionnent bien dans ce contexte. Cependant, avant de poursuivre
la recherche dans ce domaine, il est essentiel de comprendre lessgibilies eelles
qu'o rirait un eseau CCN en fonction de sa politique de stockage. Nosetudes dans
cette direction sont cecrites dans les deux parties suivantes dee rapport.

4.1 Multicast

Sur la gure les utilisateurs U, et U, demandent le méme objet stocle au niveau
du fournisseur S1. Si les demandes se passent en méme temps, wdesdemande sera
enregistee au niveau du routeur B et donc le ot correspondanta I'objet demancke
aura le méme cebit des ots unicast dans le lienBS;. Il n'y a donc pas lieu de
distinguer ces ots dans l'ordonnanceur DRR.

Si les demandes sont decakes dans le temps et que l'utilisateut; commence le
eechargement des paquets avant l'utilisateur Uy, il est possible que le cebit accorde
au ot soit divie par deux au niveau du lien BSi. Mais puisque le routeur B est
dot d'une memoire cache, il est tes probable que I'utilisateur Uy, trouve les paquets
peedemment eecharges par U, au niveau du cache B, et donc seuls les paquets
non ekecharges par U; seront demances et traverseront le lienS;B. Le cebit des
ots multicast est donc egal au cebit des ots unicast sur toutes les branches du
eseau. Il sut que le temps de eechargement d'un objet soit i nkrieur au temps de
stockage de l'objet dans un cache. Encore, il n'y a pas lieu de distingu ces ots dans
l'ordonnanceur DRR.

31
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Il est important alors de maintenir une nemoire sauvegardant les paques des ots en
cours, evitant ainsi la division du debit des ot par deux ou plus au ¢ as ai plusieurs
ots cherchant le m&éme objet arrivent en méme temps sur une inteface eseau, et
gue ces ot soient non synchronises.

4.2 Multisources

4.2.1 Protocole de transport Multipath

L'utilisation des multipaths n'a pas de sens que si les performancedu eseau s'aneliorent,
et que cette utilisation ne eduit pas le cebit des ots et leurs performances par rap-
porta une utilisation competement unipath. 1l est important de v eri er que I'uti-
lisation du routage multipath ne diminue de manere sensible la egion de stabilie.
Un eseau stable, est un eseau ai les ots sont servis en un tempsni, c'esta dire
gu'aucun ot sou re de congestiona cause de la charge sur un lien de sonhemin.

Dans un mocktle enterement unipath, un eseau est stable a condition que chaque
cheminr constitte d'un ensemble de liensL(r) et traverse par un ensemble de ots
Swrie: X
Kk <C, 8l 2 L(r):
k2S

Le fair queuing, que nous peconisons d'utiliser au niveau des routets, n'est pas
seulement kere que pour prokeger les ot gourmands, et pour eali ser une certaine
equike entre les ots, mais c'est aussi un moyen de maximiser laegion de stabilie.
En e et, les auteurs de [23] ont cemonte que le fair queuing o rait u ne egion de
stabilie maximale, et donc permettrait une utilisation optimale du eseau.

Dans un egime multipath, les auteurs de [24] ont cemonte qu'un r eseau est stable
sous la condition : X X
r < C:
r2s 12L(s)

4.2.2 Performance de MPTCP

A n de mieux comprendre I'utilisation du routage multipath dans CCN, nou s avons
etude d'abord l'impact sur la performance des dierentes ver sions de MPTCP en-
visagees actuellement pour le eseau IP. Les protocoles Multipatls sont clases en
deux cakgories : les protocoles non coordonres et les protocoles catmmres. Un
protocole de transport non coordonre permet de ecupgerer un maximum de cebit
mais cette augmentation de cebit gnalise le debit des autres ots car le ot multi-
path consomme plus de capacie que les autres. L'exemple illustedans la gure 4.1]
montre que l'utilisation du TCP non coordonre peut eduire le ce bit des ots unicast
en o rant plus de cebit aux ots multichemins, ce qui est loin de nos objectifs. En



CHAPITRE 4. STRAT EGIES D'ACHEMINEMENT 33

eet, le ot f1l partage le liena 2 Mb/s avec le ot f2 malge la disponibilie d'un
autre lien enterement cede pour lui et pouvant servir tout le debit requis.

c=2
-— fluxa —
- flux2

c=4 c=2

g —
—

Figure 4.1 {Le TCP Multipath non coordonre n'assure pas lequie

Le MPTCP coordonre eponda la condition de stabilie. Sa descri ption est pesene

par I'NETF H; la RFC 6356 cecrit les fonctionnalies d'un protocole de transport

MPTCP. Il o re beaucoup d'avantages tels que la abilie en maintenan t la connexion
en cas de panne, le load balancing en cas de congestion ou I'utilisation daseau wi

et ADSL en méme temps, par exemple, pour ecugerer le méme caienu. Chaque ot

utilisant MPTCP est subdivig en plusieurs sous- ots, chacun eventuellement suivant
un chemin dierent. Chaque sous- ot r cetient sa propre fenétre w, [25].

On trouve deux types de protocole MPTCP coordonre : le MPTCP semi oupk
et le MPTCP coupk. Dans le cas d'un protocole MPTCP coupk, a la detction

d'un rejet, la fenétre cwnd, du sous-ot r cecroita max(cwnd:  CWNGgra =2; 1).
Dans le cas d'un contréle de congestion MPTCP semi coupek la fenét d'un sous- ot
ckcroit selon sa propre fenétre de congestion uniquement. En uisant un MPTCP

enterement coupk, les fenétres s'annulenta tour de réle rendant le fonctionnement
de ce protocole instable|[26].

Dans notre proposition du module de gestion du tra ¢ pour CCN, nous avons popose
['utilisation du Round Robin, il s'avere que le Round Robin invalid e le fonctionnement
du MPTCP coordonre. Les ajustements faits par l'utilisateur ne corrigent pas ce
probeme. Nous avons obsene ce plenonene en simulant avec ns2 mtrorcon de
eseau pesene dans la gure f.2]

Un ot MPTCPemis par le noeud A est constitle de deux sous- ot : TCP 0, qui suit
le plus long chemin vers le ecepteur MPTCP (noeud D) A-B-C-D, et TCP2, qui
suit le plus court chemin vers le ecepteur MPTCP A-D. Un ot TCP g eree par le
noeud E suit le plus court chemin E-B-C-F vers le ecepteur TCP.

Nous comparons dans un premier temps les cebits des otsTCPO et TCP2 par-
tageant le lien B-C avec une politique Tail drop dans tous les noeuds dueseau.

La gure [4.3]con rme l'e cacie du MPTCP coordonre qui ealise I'  equie en pre-
nant en compte toute la bande passante o erte au ot, et non pas la bande passaa
o erte par un lien uniquement. Avec le MPTCP non coordonre le ot TCP 0 partage

 http ://datatracker.ietf.org/wg/mptcp/charter/
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Recepteur TCP

Figure 4.2 { un eseau pour illustrer les Multipaths

(&) MPTCP coordonre (b) MPTCP non coordonre

Figure 4.3 { MPTCP coordonre priorise le ot unipath

equitablement la bande passante avec TCP2, ce qui estequitabledcalement sur le
lien, mais ne l'est pas globalement dans le eseau, puisque lemé&tur TCP recoit un
cebit suppementaire du sous- ot TCP1. Le protocole MPTCP coordonne corrige ce
probeme et ore au ot unipath TCP1 plus de cebit que TCPO.

Nous recommercons le m&me s@nario mais en appliquant une politigeiRound Robin
au noeud B. Nous observons le cebit des ots TCPO et TCP2. On obtient les esultats
pesenes dans la gure f.4]:

Le MPTCP coordonre avec Round Robin ealise uneequit par lien. Les ots TCPO et

TCP2 partageequitablement la bande passante au niveau du lien B-C, comairement
aux esultats obsenes avec Tail Drop, ou le ot TCP2 gagnait plus de c bit. L'e et
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Figure 4.4 { Le Round Robin annule I'e cacie du MPTCP

des changements des fenétres d'une manere coordonree sont iaNces par le Round
Robin. L'e et du partage equitable local par lien du Round Robin est domi nant, et
le MPTCP coordonre perd son e cacike.

Pour pallier a ce probeme ,on propose un nouveau protocole MPRR(Multipath
Round Robin) permettant de ealiser lequie niveau ot et de pr eserver les per-
formances du protocole MPTCP, le protocole MPTCP est cecrit par les algorithme
ci dessous :

Algorithm 3 A l'arrivee d'un paquet interesta l'interface eseau |g et sortant de l'interface
I1
Recuperer le nom d'objet du paquet name
Calculer le hash du nom d'objethash
if file [hash]@ then
Ceer la le ayant comme ID hash
Attribuer un compteur mark[hash] au ux
Initialiser le compteur mark [hash] = 0
end if
if interest marge then
mark[hash]++;
else
envoyer le paquet interesta l'interface I ;
if Une autre interface |, eseau est utilie par le ux name then
envoye un paquet interest marqea |,
end if
end if
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Algorithm 4 A la sortie de l'interface eseau
i=0
while i<M do
if file [i]9 then
if mark[i]==0 then
Servir le premier paquet defile [i]
end if
else
mark[i]- -;
end if
if file[i]= ? then
Supprimer la le physique file [i]
end if
end while

Au niveau d'un routeur, si deux interfaces I1 et 12 sont utilises pour envoyer les
paquets d'un ot f,a chaque fois qu'un paquet Interest du ot f est envoye vers
une interface, un paquet Interest dupligle et marqle serait ervoye a la deuxeme
interface. Les interfaces servant un ot multipath sont sauvegarceesau niveau de la
FIB. Au niveau du cache,a chaque fois qu'on recoit un paquet Interes marque, il
prendrait place dans la le d'attente du ot f etle compteur Interest discard du ot
f serait deccemenke. Mais ce paquet ne serait pas achemire vers és autres interfaces
du eseau, il est utili uniguement pour mettre en place le quie entre ots.

Chaque ot a une le unique au niveau de chaque interface. La le correpondante
au ot f est traie une seule foisa chaque cycle Round Robin comme tous lesots
arrivantsa l'interface. A n de \eri er notre protocole, on utilis e le simulateur Simpy
pour simuler le eseau de la gure [4.5.

capacity=10Mb/s capacity=1Mb/s

1,2

capacity=2Mbl/s
1,2

Figure 4.5 { eseau simuk avec Simpy

En utilisant le MPRR au niveau des interfaces on obtient les esultats pesenes dans
la gure £.6]Le cebit du ot TCPO partageant le lien avec le sous- ot MPTC P TCP1,
et le cebit du sous ot MPTCP circulant sur le deuxeme lien TCP 2 en utilisant les
politiques Tail drop, Round Robin et MPRR sont repesenes dans la gure £.6]
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Figure 4.6 { Debits des ots avec politique Tail drop (gauche) et Round Robin ( droite)

Le MPTCP o re des cbits approximativementequitables tenant com pte de la ca-
pacite global o erte au ot. Le Round Robin assure uneequit au niveau de chaque
lien, ce qui a pour e et de ealiser une irequie au sens global enprenant compte de
la capacie globale o erte.
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Figure 4.7 { Debits des ot avec politique Multipath Round Robin
Le MPRR corrige le probeme provoqte par l'utilisation du Round Robi n en ealisant

des ebits presque equitables en prenant compte toute la capaa@to erte aux ots,
les graphes montrent une anelioration par rapport au Tail drop traditionnel .
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4.2.3 CCN et routage multipath

Méme si le MPTCP s'awre performant en utilisant Tail drop, ou en utilisant le
MPRR, on ne peut pas faire enterement con ancea tous les utilisateurs de I'Internet.
L'utilisateur cetient toujours la possibilie de modier son pr otocole de transport,
ou d'utiliser le MPTCP non coordonre, par exemple. Rien n'oblige I'utilisateur a
participera la gestion de congestion.

On note aussi la di cule d'impementer un protocole MPTCP dans CCN, du fait que
l'utilisateur ne peut choisir la destination de chaque paquet. On murrait envisager
une nmethode statistique se basant sur I'historique des cheminsraverses et leur RTTSs.
Si on ne peut choisir le chemin qui serait traverse a lemission, il reste possible de
savoir le chemin qui aet suivi par un paqueta la eception en stockant les noeud
traverses dans chaque paquet, par exemple [27]. Malheureusemerette nmethode reste
compligiee et demande beaucoup de modi cations au niveau de chaque pagt. De
plus, la coordination des routeurs est recessaire pour ealisergiquie globale dans le
eseau.

Nous pensons que les multipaths dans CCN ne devrait pas &tre geepar les utilisa-
teurs, ou du moins les utilisateurs ne sont pas responsables de la gestdu tra ¢ dans
le eseau. Nous ne pouvons quemettre des conseils permettanta'litilisateur d'uti-
liser au mieux la bande passante et deviter les rejets d'Intersts successifs rendant
leur protocole de transport compligiea gerer. C'est le eseau qui devrait distribuer
les paquetsequitablement sur les liens disponibles.

4.2.4 Performances des multipaths

Nous pensons que les ots multipaths devraient &tre gee par le reseau lui-méme. Pour
evaluer les performances des multipaths, nous proposons detudiedeux segments de
eseaux pesenes dans la gure §.8

S 2

Sy s
a) multiple single-hop sources b) short paths and long paths

Figure 4.8 { Deux eseaux pour illustrer les Multipaths

Dans la gure f.8a, les ot arrivants au noeud N1 peuvent ecugerer les donrees du
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routeur S; localiee dans le noeudN 1, sinon dans le cas aJ la donree est introuvable,
la ecugerer d'une des 3 sourcesSy,S; ou Ss.

Dans la gure §.8b, deux routeurs sont choisi aux hasard pour ecugererles donrees.
Nous comparons les 3 cas suivants :
{ un seul chemin qui correspond au chemin le plus court en nombre de sauest
utilie par les ots,
{ deux chemins sont utili®s conjointement,

{ on utilise un contréle de charge <lectif qui consistea refusen'aces au liena
tout ot multipath si le lien est un chemin secondaire, et si la charge du lien
epasse un certain seulil.

On utilise des simulations Monte-Carlo pourevaluer le cebit moyen des ots en fonc-
tion de la charge, et comparer ainsi les performances des straegiesatheminement.

La gure repesente la bande passante en fonction de la charge. Pour le rpmier

T T T T
high traffic —— EY dual paths ——
low traffic N\ dual with blocking (2,1)
B 1.5 F shortest paths —x—

1.5 -

|
throughput

20

demand demand
(@) a (b) b
Figure 4.9 { MPTCP coordonre priorise les ot unipath

eseau la charge maximale a partir de laguelle le eseau est intble est de
5,29 exprinee en unies du cebit d'un lien. Ceci peut étre p edit par calcul. Dans ce
cas, les chemins ont le m&me nombre de sauts. Des qu'un chemintesircharge on ne
peut plus l'utiliser. L'utilisation du eseau est maximal avec le DRR et le contréle de
charge.

Les cebits du deuxeme eseau montrent que l'utilisation des chemins multiples sans
aucune strakegie nene a une perte en capacie (la egion de stabilie est eduite).
Dans ce cas le cebit o ert est maximale au cebut. L'utilisation des chemins unicast
o re une meilleur capacie en tra ¢, mais les cebits o erts au ceb ut sont plus faibles.
A n d'orir des cebits plus importantsa faible charge, tout en orant  une meilleure
capacie en tra ¢, nous proposons d'appliquer le contréle de charge gectif.
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Des qu'un seuil de cebit est atteint dans un lien, il faut refuser l'aces aux ots
multipaths si le lien appartienta un chemin secondaire. Pour distinguer les chemins
secondaires et principaux pour un ot on peut marquer les paquets quitaversent un
chemin secondaire. On observe e ectivement que les performancedtenues avec un
controle de charge lectif sont mieux que celles obtenus avec arnutilisation exclusive
des chemins les plus courts, etevidement mieux que l'utiliation akatoire des chemins
multipath.

En ealie les liens au coeur du eseau ont des ckebits tese lewes cepassant le cebit
d'aces des utilisateurs. L'utilisation des chemins multiplesn'est pas forement kere que,
les performances des caches localies au niveau des routeurs peatveerieusement
cecroitre. Pour illustrer ce pklenorrene, on consicere un es eau simple repesent dans

la gure £.10]

Figure 4.10 { trorcon de eseau pour cemontrer I'impact des multipath sur | e hit global

Des ots arrivent au noeud A selon un processus de Poisson. Si I'objete trouve
dans le noeud A alors le cache A eponda la requéte. Si I'objet derance se trouve
dans les deux caches B et C alors un des deux caches est choisi au hasartloftjet
est ecupee du cache choisi. Si un des caches contient I'objetet que l'autre ne le
contient pas, le chemin le plus long menant au cache cetenteur d'olgt est slectionne
avec une probabilie P. Si aucun des caches B ou C ne contient I'objet alors il est
dirige vers le serveur d'origine a travers le routeur B ou C (choisi au hasard). La
popularie des requétes suit une loi Zipf(0.8). On trace la probabiit de hit global de
cette micro architecture en fonction de la probabilie de choix du chemin le plus long
pour dierentes valeurs de la taille des caches. On choisit une tdie de catalogue de
10* objets. Conformementa la proposition CCN les caches ont la méme talie.

Cette exemple illustre un contre exemple des lere ces tires par les multipaths. Méme
si les multipaths paraissent comme une solution ineressante pour agmenter le tra c
\ehicuk sur Internet, son utilisation dans les eseaux CCN tel que pesene par Van
Jacobson ne parait pas forement kere que. Ce constat a aussiet cemonte par
Rossini et al. [9]. Il est clair que le mieux pour les eseaux CCN estle n'utiliser les
chemins les plus longs que pour les cas extrémes ou un ot ne peutrétservi par son
chemin le plus courta cause d'une charge maximale dans un lien du clnein, et que
le chemin le plus long ne contient aucun lien proche de la surcharge

Nous proposons de maintenir le choix des chemins les plus courts commugox prin-
cipal. Si un ot est rejee de son chemin le plus courta cause de lasurcharge d'un
lien appartenanta son chemin on peut dans ce cas seulement envisageectprunter
un chemin secondaire, a condition que ce chemin n'atteint pas un again seuil de
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Figure 4.11 { Taux de hit en fonction de la probabilie du choix du plus long chemin

charge.

Figure 4.12 { Chemin plus longs choisis en cas de congestion uniquement

Dtection de con‘gejs}ign/

La gure #.12montre un exemple de ['utilisation des multipaths dans CON. Quand
un objet se trouve dans le cache D, les Interests suivent le plus cduwchemin A-B-D.
Mais quand le cache D recoit I'Interest il ne peut le servira travers le chemin inverse
car une congestion est cetece. Le ot est alors redirige vers le nceud d'avant B qui
propose un autre chemin vers le cache D. Le cheminetant non congestioare ot
emprunte le chemin A-B-C-D. La FIB du noeud B est misea jour a n de \ehiculer
tous les paquets Interest du ot vers l'interface menant au noeud C &non pas au
noeud D. D'autre part, un routage oriene contenu est lourda mettre en place, une
misea jour des FIBa chaque fois qu'un objet est supprirme d'un cache peut avoir un
impact sur plusieurs tables, surtout si les tables enregistrentds paquets et non les

objets.



Chapitre

Simulations et
experimentations

Nous avons teske, par simulation et exgerimentation certains des nmecanismes que
NOUS avons proposes.

5.1 Simulations

On consicere un liena 10 Mb/s partage entre un ot Poissona 5 Mb/s et un ensemble
de ots permanents. Les ots sont ordonnanes en utilisant le DRR. Le ot de Poisson
repesente de manere simpliee un ensemble de ots de cebit beaucoup plus faible
que le cebitequitable. Les paquets de ce ot sont supposs apparteira des ots
dierents. Les ots permanents simuks sont :

{ AIMD (7/8) : l'utilisateur nal impemente un contréle de congestion Al MD
avec facteur de eduction de la fenétre CWND = 7=8 et, pour ce ot, RTT =
10 ms.

{ AIMD (1/2) : I'utilisateur nal impemente un contréle de congestion Al MD
avec facteur de eduction de la fenétre CWND =1=2 et RTT = 200 ms.

{ CWIN (5) : L'utilisateur nal maintient une fenétre xe de 5 packet s et RTT =
200 ms.

{ CWIN (100) : L'utilisateur nal maintient une fenétre xe de 100 packet s et
RTT = 200 ms.

{ CBR : L'utilisateur nal envoie des paquets Interesta taux xe corr espondant
a un cebit constant de paquets data de 4 Mb/s.
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Les esultats sont esunmes dans les tableaux[5.1 ef 5.2. On distingueles cas d'une
cktection rapide par l'utilisateur nommee \Rapid" et une cetect ion par timeout »a
1s. On distingue aussi les deux cas avec \Interest discard" ou sans \lerest discard".

Table 5.1 { Debits en Mb/s

sans discard Interest discard
Rapid TO (1s) | Rapid TO (1s)
AIMD (7/8) 1.20 1.24 1.23 1.31
AIMD (1/2) 1.19 1.10 1.12 0.84

Flow

CWIN (5) 019 019 | 019  0.19
CWIN (100) | 1.20  1.24 | 123  1.32
CBR 120 124 | 1.23  1.32

Table 5.2 { Taux de rejets et de discard (perte/discard)
sans discard Interest discard
Rapid TO (1s) | Rapid TO (1s)
AIMD (7/8) | .006/0 .01/0 0/.01 0/.01
AIMD (1/2) | .002/0 .003/0 | 0/.001 0/.003
CWIN (5) .006/0 0/0 0/.0 0/0
CWIN (100) | .30/0 .18/0 0/.65 0/.22
CBR .76/0 .75/0 0/.75 0/.74

Flow

Les ot agressifs CWIN(100) et CBR ont des cebitsa peu pesegaux au ot T CP(7/8),
mais le taux de rejets des data des ot agressifs est tes important (30%pour le
CWIN(100) et 76% pour CBR); les rejets data sont convertis en rejets Inteest en
utilisant le necanisme Interest Discard. A partir de ces esultats, nous recommandons
que les utilisateurs choisissent un protocole de transport AIMD agresif avec donc un
facteur de eduction proche de 1.

5.2 Experimentations

5.2.1 Fair sharing

Nous avons utilie comme algorithme d'ordonnancement le DDR|[2R2]. Cet algdathme
utilise des les virtuelles, chacune correspondanta un identiant de ot. A la eception
d'un paquet, un hash est calcuka partir du nom d'objet, et le paquet est plae dans
la le correspondantea cet identi ant. Les les sont impement ees comme une simple
liste chairee appek ActiveList. Lorsque la le globale atteint une taille maximale, le
dernier paquet de la le de ot la plus longue est supprine.
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| Identifier nom objet et calculer son hash |

| Discard de l'interest ou nom? |

videol @ipB
video2 @ipB

FIB

Content Store
videol

\ / video2
i

client \Se”’eu,

| Alimenter les conteurs chague cycle Round Robin |

Figure 5.1 { Testbed et interest Discard

5.2.2 Interest discard

On impemente un compteur pour chaque ot dans I'ActiveList du DRR. Tous les
compteurs seront incemenes d'un quantuma chaque fois que l'ordonnanceur DRR
compekte un cycle (parcours toutes les les) jusqua une valeur maximale b.

A chaque fois qu'un Interest correspondanta un ot arrive sur la carte eseau, le
compteur du ot est cecemeng d'un quantum. Si un Interest ar rive et que le comp-
teur du ot correspondanta l'Interest esta zro, il faut suppri mer I'Interest.

5.2.3 Senarios et pesultats

Nous avons impement un ordonnancement DRR [22] ainsi que I'Interest discard dans
un eseau basique de deux noeuds. Un lien full duplex interconree deux machines
Linux. Une machine joue le r6le du serveur et stocke des chiers ddonrees, l'autre
machine est client, cherchant ces donrees. L'ordonnancement estmipement dans
I'espace noyau en utilisant une version modiee du module schsfq developpe par
L.Muscariello et P.Viotti [28]. Cette nouvelle impementation perm et l'identi cation
des ots par les noms d'objets. L'Interest discard est impemente dans le noyau, les
modi cations suivantes ontet apporees :

{ Ceation d'un compteur par ot.
{ Incementation de tous les compteursa chaque cycle DRR.
{ Decementation d'un compteura chaque fois qu'un Interest est envoe.
{ Rejet d'un Interest si le compteur est nulle.
Au niveau du serveur, nous appliquons un shapinga 10 Mb/s, larcons le @mon ccnd,

et chargeons des chiers dans le etrentiel. Au niveau de la machme cliente, nous
larcons le demon ccnd, et ecuperons les objets stocles dans & serveur en utilisant
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=
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deux applications : l'application ccncatchunks2 impemente par PARC, et I'appli-
cation cbr que nous avons ceveloppee pour envoyer les paquets Intesta un cebit

constant.

La gure 5.2]repesente les cebits instantares dans le cas d'un ordbnnancement FIFO,

et dans le cas d'un ordonnancement DRR.
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Figure 5.2 { Debits des ot: cbr et ccncatchunks2

Le ot ccncatchunks2 arrivea avoir son cebit maximal en utilisant le De cit Round

Robin, contrairement a lI'ordonnancement par defaut tail drop. Les e sultats des
experimentations con rment les simulations. L'Interest Discard permet de conver-
tir les rejets data en rejets Interest, ce qui aidea conserverd bande passante eta

proeger |'operateur.

sans ltre | b=10 | b=100
perte 42 .002 .005
discard 0 .45 .46

Le tableau ci-dessus montre que l'Interest discard est un necanise e cace pour
eviter les rejets data et donceviter un gaspillage de la bande passae.



Chapitre

Conclusion

Dans cette partie, nous avons propos un ensemble de necanismes destion du tra ¢
pour la proposition CCN. Cet ensemble comprend quatre volets essests :

{ La gestion du partage de bande passant&racea l'identi cation des ots par
les noms d'objets, il est desormais possible de c nir un ot sous CCN. Nous
soulignions la recessie de sparer les d'attente et caches pace qu'ils n'ont
pas les mémes exigences en termes de taille et de temps de epensa le
d'attente devrait etre de taille petite avec un temps de eponse rapide. Par
contre les caches sont plus grands mais exigent un temps de eponse msi
rapide et utilisent typiquement une politique LRU (remplacement de I'objet le
moins ecemment demanck). Le partage de bande passante est assue auaygen
de l'ordonnancement fair queuing (DRR de pegrence) au niveau ot.

{ Des necanismes pour utilisateurs. Nous conseillons I'utilisation d'un protocole
AIMD adaptatif, pas pour assurer lequie, qui est eali®e dire ctement par
DRR, mais an de limiter les pertes et le declenchement de eemissions mul-
tiples lourdesa gerer. L'utilisateur ne gagne rien enetant agressf car le eseau
partage equitablement la bande passante. La cetection rapide des ragts assure
I'e cacie du protocole de transport. Nous proposons donc une detecti on rapide
de rejets au niveau des routeurs. Si un paquet Interest ne peut & servi ou si
un paquet Data devrait &tre rejek, un paquet data sans payload est avoye vers
'usager. Nous utilisons cette methode car, dans CCN, l'existence d chemins
multiples entraine des probemes de ®quencement des paquetData rendant
impossible la cetection rapide de perte en contrélant les nuneios de squence.
L'utilisation de sources multiples engendre en plus des variationsniportantes
du RTT rendant di cile le eglage du seuil de Timeout.

{ Des necanismes pour ogerateurs Nous proposons un nouveau moctle de factu-
ration as un usager ou un operateur \actete" des paquets de Data enemettant
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les paquets Interest correspondants. Ce necanisme incite les epateursa in-
vestir dans des ressources eseaux a n de pouvoir \vendre" davantage el tra c.
Les operateurs sontegalement motivesa utiliser les caches a n deviter le ra-
chat multiple fois d'un objet populaire. Nous proposons aussi un necanisie
d'Interest discard qui limite les rejets Data et permeta I'op erateur deviter de
demander des paquets Data qui nhe peuvent pas &tre revendus en aval

{ Des strakgies d'acheminement Le multicast sous CCN est compatible avec le
fair queuing que nous suggrons d'utiliser au niveau des routeursCCN utilise
le multicast comme une partie de la proposition de sorte que deux ux gnchro-
niees demandant le méme objet ne peuvent le eecharger paralelement sur un
lien. Une seule demande est envoyee pour les deux ux, ce quidte la division
du ckbit des ux due au fair queuing. Si les demandes ne sont pas syconises
l'utilisation des caches permet de maintenir le cebit de £k chargement grace au
stockage temporaire des paquets en cours de tkchargement. Par com I'uti-
lisation du fair queuing peut poser un rieux probeme en ce quiconcerne les
multipaths. Le fair queuing annule le comportement du ux multipath coor-
donre et le transforme en un ux multipath non coordonre. Une equit e locale
par lien est ealise mais lequit globale ne I'est pas car le ux multipath recoit
plus de cebit qu'un ux unipath. Nous corrigeons ce probeme par la conception
d'un protocole MPRR (multipath Round Robin). Un protocole de type MPT CP
est di cilea ealiser sous CCN puisque I'utilisateur n‘a aucu ne visibilie sur les
chemins utiliees. Nous proposons donc une gestion par ot plutoét qu'ure gestion
par paquet. Il su t d'observer la charge des liens et de n'accepter acun nouveau
ot sur un chemin long que si la charge des liens est assez faible. Nouscas

egalement obsene que l'utilisation de multipaths nuita I'ec acie des caches
dans certains cas.

Suitea nos observations lesa la degradation du taux de hit global due a I'utilisation
des multipaths, uneetude des performances des caches est rexsaire, car la gestion
du tra c en cepend. Cetteetude est I'objet de la prochaine part ie.



Deuxeme partie

Performances des caches
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Chapitre

Introduction

7.1 Probématique

Dans ce chapitre, nous traitons le probeme de la performance des caeb dans les
eseaux orienes contenus. Compte tenu des modi cations majeuesa apporter aux

eseaux dans le cas al une mise en oeuvre de CCN est envisagee ige a jour des

caches, protocoles, nemoires distriblees), il est important demesurer le gain appore

par cette architecture.

Il est primordial de mesurer la quantie et la manere dont arrive nt les objets. Les
conclusions que nous pouvons tirer d'uneetude de performances gend de la popu-
larie des objets arrivant aux caches, et de la taille des catalogues.

Nous souhaitons apporter des conclusions pratiques en utilisant des daes eelles.
On note que la di usion de contenus repesente 96% du tra c Internet. Ce contenu est
constitte d'un mix de donrees. Nous avons alors mis en place uneevalation d'une
herarchie de cachesa deux niveaux en utilisant un mix de ux reetant unechange
eel de donrees sur Internet.

7.2 Etat de l'art

7.3 Contributions

Dans cette partie, onevalue le taux de hit, pour une herarchie de achesa deux
niveaux, avec un mix de ux eel. Ceci en utilisant un mocele simple permettant
d'e ectuer des calculs rapides pour des tailles importantes de cag Ce moctle,
peedemment propos dans la literature, aek teste, v erie, et dmonte mathematiquement.
Des simulations ontet e ectlees pour con rmer son exactitude. Nous avons e ecte
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les calculs en utilisant un mix de ux reetant le partage actuel du t ra ¢ sur Internet.

Nous proposons un stockage des contenus VoD au niveau des routeurs d'ages leur
volume faible par rapport aux autres types de donrees. Les autres typeslevraient
étre stocles dans un cache tes volumineux, probablement constuant un deuxeme

niveau de caches.



Chapitre

Mesure du tra c et
performances des caches

Pour estimer les taux de hit d'une architecturea deux niveauy, il est primordial de
mesurer les caraceristiques du tra c, car les taux de hit cependent fortement de la
nature du tra ¢ et de son volume.

8.1 Mesure du trac

Nous pesentons les caraceristigues du tra c Internet, et nous discutons des pa-
rametres les plus importants pour nosevaluations.

8.1.1 Types de contenu

Le \Cisco Visual Networking Index" puble en 2011 [29] classi e le tra c In ternet et
la demande globale pevue pour la periode 2010-2015. 96% du tra c repeserg le
transfert de contenus susceptibles d'eétre stocles dans lesamoires cache. On peut
les classi er en quatre cakgories :

{ Donrees web : Ce sont les pages web visiees par les internautes.

{ Fichiers partaggs :  Gereralement gees par des protocoles paira pair, ceant
une communaug d'entraide : Un utilisateur (leecher) peut &l echarger un chier
stocle dans une des machines des autres utilisateurs (seederdles que son
ekechargement est termire, le leecher devienta son tour seeder. Les eseaux pair
a pair rencontrent de plus en plus de probemesa cause de la vichtion des droits
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d'auteur par leurs utilisateurs. Ces derniers peuvent mettre @ eechargement
du contenu ilegal. Recemment, a titre d'exemple, le site De monoid n'est plus
disponible, probablementa cause de la violation des droits d'auteur

{ Contenu gree par les utilisateurs (UGC) : C'est un ensemble de contenus
gerees par les utilisateurs, ou directement misa disposition par ces derniers.
La communaut utilisant ce partage utilise des logiciels libres, desontenus avec
des licences de droit d'auteur exibles, permettant desechange simples entre
des utilisateurs, méme eloigres geographiquement. A la die rence des eseaux
paira pair, les donrees sont sauvegardes sur les serveurs praes du fournisseur
de contenu. Il cetient alors la possibilie de \eri er les cont enus charges par les
utilisateurs avant leur publication.

{ Vikoa la demande (VoD) : C'est une technique de diusion de donrees
permettanta des utilisateurs de commander des Ims ouemissions La eévision
sur IP est le support le plus utili®e. Le service VoD est propos greralement
par des fournisseurs d'aces Internet, et il est dans la plupart &s cas payant. Le

contenu propog est lowe pour une periode donree, assurant ainsi &€ respect des
droits nurreriques.

Les proportions du tra c sont indigues dans le tableau [8.].

Fraction du trac ( pi) taille de la taille moyenne

2011 2015 population(N;) | des objets ()
Web .18 .16 10t 10 KB
File sharing | .36 24 10° 10 GB
UGC .23 .23 10° 10 MB
VoD 23 37 10t 100 MB

Table 8.1 { Les caraceristiques des contenus du tra c Internet

8.1.2 La taille des contenus et des objets

{ Web : La socet Netcraft E] publie chaque mois le hombre de sites, estinme grace
a un sondage fait aupes de socees d'lebergement et d'enregistrement des noms
de domaine. Elle estime le nombre de sites actifsa 861 379 152, en consiat
la moyenne de nombre de pages par sitea 2@ nous comptons plus de 2 101
pages web. Pour notreetude, on suppose que le nombre de pages web estl@&!
et leur taille moyenne est de 10KB |[30].

{ Fichiers partaggs :  On estime le nombre de chiers partages grace aux statis-
tiques relewees sur le site Demonoa 400 000 chiers de taille moyenne de 7.4
GB. Nous arrondissons ces chi res dans le tableal 8.1.

 http ://Inews.netcraft.com/archives/category/web-server-surv  ey/
Zhttp ://www.boutell.com/newfag/misc/sizeofweb.html
3www.demonoid.me/
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{ UGC : Les contenus UGC sont domires par Youtube. Uneetude ecente, faite
par Zhou et al. [31], estime le nombre de vidcos Youtubea 5 10 de taille
moyenne de 10 MB. Actuellement avec une simple recherche du motet "a" sur
Youtube nous comptons plus de 19 videos.

{ VoD : Les vickosa la demande sont estineesa quelgues milliers et ent de
taille moyenne de 100 MB. Ce sont sans doute des sous-estimations avessore
ecente de certaines applications VoD mais elles sont su samment pecises pour
lesevaluations pesentes dans la suite.

8.1.3 Distribution de la popularie

La distribution de la popularie est un desekments essentiels du calcul des perfor-
mances d'un cache.

{ Web : La popularie des pages web suit gereralement la loi de Zipf : le taux de
demandesq(n) pour le neme objet le plus populaire est proportionnela 1=n .
Selon [32] et|[30] le paranetre varie entre 0.64 and 0.83.

{ Fichiers partags : Il est possible de calculer la popularie des torrents en
utilisant les statistiques extraites du site Demonoid. En entrant un mot clef,
on peut classer les torrents d'une manere decroissante suivanté nombre de
eechargements en cours (mais le site ne permet I'achage que des10 000
premiers et les 10 000 derniers torrents). La loi de popularie corregonda peu
pesa une loi de Zipf de paranmetre egal 0.82. On estime que la popularie du
site PirateBay suit une loi de Zipf de paranetre 0.75.

On trace la popularie des viceos partages pour deux sites "PirateBay" et "tor-
rentreactor" El Apes une recherche par mot clef, les sites a chent les vickos ¢
le nombre de leechers correspondants. En choisissant comme mot clafdeule
lettre "a", et apes un tri decroissant du nombre de leechers, nous tracons les
popularies pesenees dans 8.1(a) et [8.1(b)l. Pour le site torrentreactor, la po-
pularie suit la loi Zipf(0.75) pour les premiers rangs, puis la courbe s'incline et
suit une loi Zipf(1.2) pour la queue de la loi. La méme observation concee le
site PirateBay.

{ UGC : Les ux UGC suivent une loi de Zipf avec estinea 0.56 [11] oua
0.8 [13]. Des travaux ecents de Carlinet et al. [33] suggrent plutlt une loi
Zipf(0.88).

{ VoD : Letude de Carlinet et al.evalueegalement les VoD. La loi de populari &
n'est pas de Zipf, mais une combinaison de deux lois de Zipf. La premie est
de paranetre 0.5 pour les 100 objets les plus populaires, la deuxemest de
paramnetre 1.2 pour les objets suivants. Des statistiquesetudees par Yuet al. [34]
pour un service VoD en Chine suggerent une loi de Zipf avec variant ente 0.65
et 1.

“http ://www.torrentreactor.net
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Figure 8.1 { La popularie des videos partagees sur torrentreactor et Pirate Bay

8.2 Le taux de hit d'un cache LRU

8.2.1 Independent Reference Model

A n d'utiliser les mockles matlematiques, on consickere ¢en eralement un ensemble
d'objets ayant des popularies xes, ainsi qu'un catalogue d'objets xe. C'est le

mocktle dit \independance reference model" ou IRM. En ealit , les objets changent
de popularie et les catalogues ne cessent d'augmenter. Une prise emmpte d'une

telle complexie ne peut étre esolue par mockle matlematiq ue, et est tes complexea

simuler. Cependant, la variance des popularies est regligeable ar rapport au temps

de remplissage d'un cache. On peut consicerer que les moctledst applicables sur
un intervalle de temps ai les popularies et les catalogues seront aproximativement

Xes.

A n d'appliquer ce mocele mattematique, il faut aussi que les requétes soient incependantes.
Ceci est vrai si des demandes arrivent d'un grand nombre d'utilisatars agissant de

facon inependante. Ces conditions s'appliquent pour un premier niveau de cache.

Mais pour les niveaux superieurs, la corelation des demandes inalide le mockle IRM.
Cependant, selon Jenekovic et Kang [35], la corelation des demandegui cebordent

du premier niveau d'un simple eseau de cachesa deux niveaux, an faible e et sur

la probabilie de hit obsenee. Nous avons d'ailleurs \erie par simulation I'e et de

la corelation des demandes pour un eseau de caches en arbre.

Pour conclure, les modles mattematiques bass sur I''RM peuent étre appliges
pour les eseaux CCN, car la popularie des objets varient d'une marere faible par
rapporta la vitesse de remplissage des caches et l'independancest respecee.
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8.2.2 Les mocakles analytiques

Une politigue de remplacement LFU (least frequently used) rested politique ickale ;

mais, il est impossible de mettre en place cet ickal car la populart des objets est
en cereral inconnue. Van Jacobson propose un ordonnancement LRU (leastecently
used) dans tous les caches méme si plusieurs travaux remettenh uestion les per-
formances eseau avec une utilisation exclusive de LRU.

Les etudes de performance des eseaux CCN recessitent l'utisation de moctles
matrematiques a n de con rmer et de gereraliser les observations tiees des simula-
tions et experimentations. Notre objectif, qui est devaluer la p erformance pour les
tes grandes populations (jusqua 101! pages web, par exemple) et leur melange, n'est
pas envisageable par simulation. Les moctles exacts sont tes compleg, méme dans
le cas basique d'un seul cache. La complexie de ces moctles craitune facon expo-
nentielle avec la taille des caches et le nombre d'objets. Il estahc plus ineressant
de ceer des mockles simplies basgs sur des approximations

La majorie des moctles ontet corcus pour une politique de re mplacement LRU
avec le mockle dit IRM (Independent Reference Model). Quedues travaux ecents
ont traie cette probematique. En e et, G. Caro glio et al. [36] proposent un moctle
ererali® dans le cas d'un eseau de caches (architecture en dvre); ce moctle se
limite aux cas d'arrivees suivant un processus de Poisson et une lale popularie de
type Zipf avec > 1. Ce mockle s'appliquea la mise en cache par paquet (comme
CCN) et prend en compte la cependance entre les paquets data d'un Bme objet. Un
autre mockle pour les eseaux de caches aee propose par E.Rosesweiget al. [37];
c'est un mockle adapea toute architecture. Cependant, la complexie du calcul du
taux de hit, dda Dan et Towsley [38], limite cette approche a des eseaux et des
populations de taille relativement faible.

8.2.3 La formule de Che

Nous pensons qu'une mise en cache par objet est plus simplea cepler eta utiliser
gu'une mise en cache par paquet. La proposition de Chet al. [39] est particulerement
ineressante. Hormis sa facilie d'utilisation par rapport aux autre s moceles, sa grande
pecision aee cemontee dans plusieurs cas. On consicere un cache de tailleC, des
objets appartenanta un catalogue de taille M arrivent au cache suivant une loi de
popularie pop(n) proportionnellea g(n). Sous un syseme conforme au mocele IRM,
la probabilie de hit h(n) d'un objet n selon l'approximation de Che est estineea :

h(ny=1 e M. (8.1)
al tc est la solution de lequation :

X
C= (1 e 9Ny, (8.2)
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Cette approximation est centrale pour le reste du travail. Voici qudques eements
expliquant sa pecision et sa validie comme mocdtle mattemati que. On note T¢(n)
le temps a1 exactement C objets dierents de n ontee demances. On suppose une
premere demande de I'objetn faitea l'instant O, la prochaine requéte pour I'objet n
alieua |, cette demande est un hit si , < T¢(n). La probabilie de hit de I'objet n
peut étre exprirmee par :

h(n) = P( n <Tec(n)): (8.3)

Che et al. ont mesue par simulation T.(n) et ont obsene qu'il est presque deterministe
et montre une tes faible variation en fonction du rang méme pour des atalogues
petits (catalogue de 10 000 objets). Cette variable est presque incepwlante de I'ob-
jet n et est caraceristique au catalogue On pose alors€ (T¢(n)) = tc que Che et
al consicerent comme le \temps caraceristique” du cache. Puisqle les arrivees de
requétes suivent un processus de Poisson, le temps inter-agé , suit une loi ex-
ponentielle de paranetre g(n). On a donc la probabilie de hit h(n) de I'objet n, en
eecrivant (4.3 ]

h(n)= P(n<tcg)=1 exp( o(n)tc)

Dans lintervalle [0,tc], nhous avons exactementC arrivees sans compter l'objet n.
Donc, a cet instant pecis, parmi les M objets du catalogue,C objets exactement
sont arrives au cachea l'instant tc, sans compter I'objet n. Ceci peut étre exprinme
par :

X
P(i<tg=C
i=1;i6n

a ; estle temps eparant le cebut de 'observationt = 0 du temps d'arrivee de la
demande de l'objeti au cache donc exponentielle de parameétrg(i). Cette equation
permet de calculer [ga temps caraceristique des cachet. Mais pour plus de facilig,
l[equation devient : , 1 P(i <t¢)= C. Ceciestvalable sila popularie individuelle
de l'objet est relativement petite par rapporta la somme des populaiies. En utilisant
le fait que 4 est de loi exponentielle de parametreq(i), lequation devient lequation

®.2), c= P M@ e i),

L'approximation n'est pas seulement pecise dans le cas, envisagear Che et al, d'un
grand cache et d'une population importante, maisegalement pour des sysines tes
petits. Nous avons \erie la validie de I'approximation par simu lation, pour un seul
cache de taille 18 et une loi Zipf(0.8) ou un cache de taille 16 et une loi geonetrique
Geo(0.5). La gure @ montre la pecision de I'approximation et sa validie méme
dans le cas d'un petit cache.

Pour calculer le h(n), il faut d'abord trouver le tc qui est le zro de lequation (8.2).
Pour trouver le Zzro de cette equation on utilise la nethode de Newton : On peut
trouver une valeur proche du zro d'une fonction f (x) en calculant successivement
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Figure 8.2 { Taux de Hit en fonction de la taille du cache en utilisant I'approximation de
Che :a gauche,N = 104, popularie de Zipf(.8) , rangs 1, 10, 100, 1000 ;a droite, N = 16,
popularie geo(.5), rangs 1, 2, 4, 8.

une suite de valeursx; jusqua I'obtention d'une approximation satisfaisante. X+ est
calcuka partir de la valeur de X; :

f(xi) .
foxi)
Le X est choisi arbitrairement et on calculex; en utilisant la formule B.4]. On recalcule

f(x1) et si f(x1) est susamment proche de zro, x; est alors le 2ro de f(x). Sinon on
calcule x»,... Nous constatons que la convergence est extremement rapide.

Xi+1 = X (8.4)

8.3 Autres politiques de remplacement

8.3.1 Le cache Random
8.3.1.1 Relation entre taux de hit et temps moyen de ®jour

On consicere un cache de tailleC utilisant une politique de remplacement Random.
Dans cette politique, lorsqu'il faut likerer de la place pour cachea un nouveau contenu,
le contenuaeliminer est choisi au hasard. La taille du catalogue estM . On note Tg(n)

le temps de wjour de I'objet n. On commence nos observations sur des simulations
pour un catalogue de taille petite (100 objets), et un cache de 50 objets. Noatudions

le cas des objets arrivant suivant une loi Zipf(0.6) et Zipf(1.2). Les regétes arrivent
avec un taux de 100 requétes/s.

On lance la simulation pour 1 000, 10 000 et 100 000 ierations. On trace dans ces
trois cas la moyenne du temps de sjoufTg(n) en fonction de n (voir gure .

On remargue que, plus le nombre d'ierations augmente, plus la mognne du temps
de sjour tend vers une valeur pecise. Cette valeur est la méne quelque soit le rang.
En se basant sur cette observation, on consicere que la valeur du tengde sjour est
incependante de n (adoptant la méme approximation que Che). LeTs est xe quand
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Figure 8.3 { Temps de sjour en fonction du rang pour un cache Random

le temps de simulation devient grand, car tout objet du cache a la mémerobabilie
que les autres objets d'etreelimire. Sonelimination depen d surtout du taux de miss
du cache qui devient xe et stable apes un certain temps de simuation.

Nous appliquons la formule de Little. La probabilie de hit d'un objet i est exprinee
par : h(n) = (n)Ts(n) ar Tg(n) est la moyenne du temps de sjour de l'objetn.
Ts(n)etant xe et incependant de n on poseTs(j) = Ts 8j . Le taux d'entee dans le
cache est (n) = (1 h(n))pop(n) aw pop(n) est la popularie normaliee de l'objet
n. On obtient alors : h(n) = (1  h(n))pop(n)Ts

Finalement h(n) peut étre exprirme par :

_ pop(n)Ts
h(n) = T+ popn)Te- (8.5)

La moyenne du temps de sjour peut &tre calcuke en utilisant €quation suivante
(comme dans le cas d'un cache LRU) :

X X pop(i)Ts

i=1 "= = 1* PORD)Ts )

(8.6)

Lequation (8.6) peut étre esolue avec la nethode de Newton. Nous utilisons la valeur
Ts retrouvee dans lequation (8.5) pour ceterminer les h(n).

Les valeursh(n) trouwe par calcul et h(n) trouwe par simulation sont compaees dans
la Figure 8.4 pour dierentes valeurs de taille de cache et pour les @ux lois, Zipf(0.6)
et Zipf(1.2) et pour dierentes tailles de cache : c= C=M =0:3, 0.5, 0.7.
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Figure 8.4 { Taux de hit en fonction du rang pour un cache Random

8.3.1.2 Approximation de Fricker

Dans Fricker, Robert and Roberts [40], I'approximation suivante est domee :

Ts

C .
om0’

90

(8.7)

al ¢ est une constante. On va discuter de la validie de cette approxnation. Le
temps de sjour d'un objet n peut &tre exprime, comme repesent dans la gure
par une somme de tempd; ai t; est la duee entre deux requétes successives.

t1

t2

00— @

Arrivee de l'objet n

Temps de sejour de I'objet n

sortie dé I'objet n

Arrivee de I'objet n

Figure 8.5 { Repesentation du temps de sjour

A chaque arrivee au cache, I'objetn peut &tre retie du cache avec une probabilie de

1=C si I'objet arrive n'appartient pas dep au cache. On suppose que toute nouvelle
arrivee au cache implique une misea jour méme si cette arriveeest un hit. Soit n

»e. Calculons le temps de wjour Tg(n). Tout objet i arrive au cache suivant un
processus de Poisson de taux|(i). Les temps inter-arrivees Z; sont des variables
akatoires incependantes de loi exponentielle de paranetreq(i). La prochaine requéte
susceptible de retirer I'objet n du cache se passea un tempX;

Xn1 =inf (Z;):
i6n

(8.8)
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. : . P . "
Donc X1 suit une loi exponentielle de paranmetre 4, q(i). Comme la politique de
remplacement est Random, on en ceduit facilement que

X
Ts(N) = Xy (8.9)
j=1

P
@ Xp; est de loi exponentielle de paranmetre 4, (i), et Y est de loi geonetrique
de parametre 1  1=C sur N , incependant de (Xpj)j 1.

D'ay, en passanta |'esgerance dans lequation (8.9),

X1 Xi
Ts(n) = P(Y =) E(Xny): (8.10)
i=1 k=1
Or, X
EXnk)=1= " qfj);
i6n
et comme Y suit une loi ggonetrique de paranmetre 1 1=C sur N , il vient que

E(Y) = C. En eet, une v.a. de loi geonetrique de paranetre a sur N est de
moyenne (1 a). En reportant dans lequation (§.10]le temps de jour moyen peut
donc etre exprime par :

b E(Y) _ 5, C

T lendi)  jendl)

Ts(n) =

Revenonsa |'approximation (B.7). L'icee sous-jacente dans [40] est glon peut ap-
proximer le temps de ®jour den en supposant que toute arrivee méme un hit im-
plique une misea jour. Cela revienta supposer que tous les objis autres quen sont
hors du cache. Intuitivement, cela est justie si

1) le cache est petit devant la taille du catalogue,
2) les objet;DIes plus populaires sont hors du cache car ce sont eux qui taouent
le plusa i6n qa(j).

Cette deuxeme condition n'est pas du tout naturelle. On va voir, en trecant les

dierentes approximations du taux de hit, que cela est vrai pour une loi de popularie

de Zipf de parametre < 1 au les objets ont des popularies plus voisines que pour
> 1 a les objets les plus populaires sont dans le cache avec forte probiéb.

8.3.1.3 Approximation de Gallo

Gallo et al [41] ont propos une approximation pour le taux de hit pour une valeur
de > 1. La probabilie de miss d'un objet i est approximee quand C est grand par :
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hit

Miss (i) = c
a
T sin(o)
Cela revienta 1
hitg(i)=1  Miss (i) —=0 1

. : : : sin(-
Donc tout calcul fait, le temps de sjour devrait étre proportionnela C )

pour > 1.

On compare l'approximation du taux de hit avec I'approximation de Gallo et al [41]
hit g pour des valeurs de > 1 pour un catalogue deM = 20 000. Voir Figure [8.6.
On remarque que les deux approximations sont proches pour des valeude caches
mémes petites C  20).

1 T T 1 == T T
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Figure 8.6 { Comparaison des taux de hit avec I'approximation de Fricker et Galb

8.3.2 Le cache LFU

Le cache LFU ne stocke que les objets les plus populaires. Donc, la pattilie de
hit LFU peut etre calcuke, pour un catalogue de taille M et pour un cache LFU de
taille C objets :

hit(i)=1;0 i C;

hit(i)=0; i>C:
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La probabilie de hit globale d'un cache LFU peut donc étre exprinee par :

x
hitg = pop(i)
i=1
al pop(i) est la popularie normaliee de l'objet i.

Pour une loi de Zipf, la popularie normalise de l'objet i peut étre exprinee par :

, =i
PON(i) = Pgr———
k=1 17K

Donc la probabilie globale de hit pour un cache LFU peut &tre exprimee par :

Cc 1=i
o= opisl T
hitg = Py _—

i=p 1=

Soiti unentierettuneeltelquei t i+1. Pour > O,ona:

1 1 1
< < =
(i+1) t i
Donc,
l Zi+l 1 l
dt< —;
(i+1) it
d'a
M+t 1 XM Mt
< <
1 g | 1
et

c+1)t 1 ¥ 1 ¢t
[ N B
=1 |
Puisque le nombre d'objets est grand, nous consiceron® +1 M. Nous utilisons
des caches d'au moins quelques centaines d'objets dor€,+1  C nous concluons
que :

V! X 1 ¢t
i1 S | (8.11)
i=1 i=1

La probabilie de hit global pour un cache LFU peut étre exprinee par :
C l

hit g = M :
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8.3.3 Comparaison des politiques de remplacement

On compare les deux politigues de remplacement LRU et Random en fonai du
rang, pour des valeurs de =0:6 et = 1:2, et pour un cache de 50% la taille du
catalogue. On xe le catalogueM = 10° objets.

Il est clair que la politique LRU est plus performante que Random. On emarque aussi
que lecart entre LRU et Random est eduit pour un = 1:2, ce qui est con rne par

letude de Gallo et al. [41]. Cetecart se eduit de plus en plus quand grandit. Mais

pour une comparaison e ective, il est impgeratif de comparer le taux dehit global des
caches Random, LRU et LFU.

: ‘ : 1 : : , S
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Random - P fyﬁ Random
08} ] 0.8
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Figure 8.7 { Taux de hit global en fonctions des tailles de cache normalie

On remarque que la dierence des performances des caches est plgrande et visible
dans le cas d'un Zipf(0.6). Cette dierence diminue pour un = 1:2, non seulement
entre LRU et Random, mais aussi LFU. Les caches deviennent aussi plus eaces. Or,
selon notreetude bibliographique et les statistiques tiees decertains sites fournisseurs
de donrees, on sait que le est gereralement < 1. La politique LFU dans ce cas
skloigne largement de LRU et Random. Mais un petit ecart esta noter entre les
deux politiques de remplacement LRU et Random.



Chapitre

Les performances des
hierarchies de caches

9.1 Caraceristiques d'une herarchie de caches

Pourevaluer les performances des herarchies de caches, il eshportant de peciser ses
caraceristigues. Une herarchie de caches est dierente d'une autre si un ou plusieurs
de ces caraceristiques sont dierentes.

9.1.1 Politique de remplacement

La fonction d'un algorithme de remplacement est de choisir un contenwa remplacer
dans un cache quand le cache est plein, et qu'un nouveau contenu doitré enre-
giste. Un algorithme optimal elimine le contenu qui serait le moins utilie. Pour
ceci, levolution des popularies des objets devrait &tre connue. Puisque la varia-
tion des popularies des objets se produit sur un temps beaucoup pis grand que le
temps recessaire pour remplir un cache, les pedictions futues peuvent se baser sur
le comportement pass ; ce qu'on appell@rincipe de localie . On trouve dierentes
politiques de remplacement

{ LRU (Least Recently Used) . cet algorithme remplace le contenu utiliee
le moins ecemment. Il se base sur le principe de localie temprelle. Un ob-
jet tes populaire sera demance plus rapidement qu'un objet moins populaire.
L'impementation de cette politique est simple. Il sut d'attri  buera chaque
objet du catalogue un hash, le hash corresponda une case permettant densei-
gner l'adresse de l'objet rechercte (si I'objet n'existe pas, Bdresse corresponda
NULL). Des pointeurs permettent de relier les objets et de sauvegardelordre
des objets.

64
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{ LFU (Least Frequently Used) : cet algorithme remplace le contenu le moins
fequemment utilise. 1l est optimal pour des popularies xes , mais les variations
des popularies des objets le rend moins e cace. Si les variations de popularies
sont lentes, LFU est un bon algorithme de remplacement. De plus, il edacile
a impementer, il sut d'attribuera chaqgue contenu le nombre de fois a1 il a
et demanck. Par contre, son impementation matrielle serait cdfeuse, car un
compteur devrait étre attribiea chaque contenu.

{ Random : Cet algorithme remplace un contenu au hasard, il ne demande aucun
enregistrement d'information, mais il est moins performant que LRU.

{ MRU (Most recently used) : Cette politiqueelimine le contenu correspondanta
la donree la plus ecemment demandee. Cette politique s'awere e cace comme
politique de deuxeme niveau dans le cas d'une herarchie de caats.

Gallo et al [41] ont cemonte, par simulation et par calcul, que la die rence entre les
performances obsenees entre un cache LRU et Random ne sont pas importas, et

surtout pour des popularies d'objets suivant une loi de Zipf avec > 1 ( =1:7).

Nous avons simuk des caches LRU et Random avec une loi Zipf (0.6), le cdias reste

le méme. La dierence constate entre probabilie de hit obten ue avec LRU et celle
obtenue avec Random est faible. Mais cette dierence atteint 16% danscertains cas.
Cette dierence, méme regligeable, peut eduire l'utilis ation de la bande passante
d'une manere importante.

9.1.2 Les politiques de meta-caching

{ LCE(Leave Copy Everywhere ) . Les objets sont copes a chaque cache
traverse.

{ Fix [42] : Cette politique consiste a mettre dans le cache un objet selon ne
probabilie xe.

{ LCD(Leave Copy Down) [42] : Copier uniquement dans le cache suivant.

Selon Laoutaris, cet algorithme o re les meilleurs esultats dans tous &s cas
etudes, et donc parait le plus prometteur de tous.

{ ProbCache [43]: Un objet est cope dans un cache suivant une probabilie cal-
cuke en se basant sur le nombre de sauts traverges. Psaras et al.egentent
des esultats remettant en cause LCD comme meilleur algorithme de m-
caching, mais la dierence des performances reste petite entreels deux algo-
rithmes. D'autre part, Rossini el al. [44] constatent que, inversemst, LCD o re
de meilleurs esultats.

{ WAVE [45]: c'est un algorithme de meta-caching oriene chunk. Il est simliairea
LCD, sauf que des variables sont utilisees pour contréler le stockagdes donrees
selon leur popularie. Les objets peu populaires ont peu de chance deaverser
tous les caches menant au demandeur. Cet algorithme semble plus comypde
que LCD, par oppositiona LCD qui stocke naturellement les objets lesplus
populaires tout pes des utilisateurs.
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{ Btw [46] : Cet algorithme se base sur le stockage des donrees uniquement dan
les noeuds pertinents du eseau, c'esta-dire ayant la probabit la pluselewee
d'aboutira un hit pour les objets demancks.

Plusieursetudes mettent en valeur la politique LCDa cause de ®n e cacike constate
par les etudes comparatives, mais aussi par sa simplicie par rapportaux autres
politiques. Letude ecente de Rossini et al. [44] conrme l'e cac ie de LCD par
rapport aux autres politiques proposes. Dans cette perspective, Ladaris et al. ont
pesent uneetude portant sur une herarchie LCD [47]|;, cette etude commence par
une comparaison entre plusieurs politiques de meta-caching. La polgue LCD semble
étre la meilleure avec MCD (Move copy down). Cetteetude presente aussi un mocele
analytique pour calculer nuneriguement le taux de hit pour une hierarchie LCDa
deux niveaux. La probabilie de hit au premier niveau d'un objet pour une herarchie
de caches LCD est estineea :

exp( i 2)
exp( i 2) 1
a 1 et , repesentent les temps caraceristiques des caches au premieet au

deuxeme niveau; la probabilie de hit au premier niveau cepend de la taille du
cache au deuxeme niveau.

hi(i)=exp( i 1 LD=exp( i 1)+

La probabilie de hit au deuxeme niveau vient directement de la formule de Che
pour LCE, en supposant les arrivves au deuxeme niveau incependates. hy(i) =
1 exp( ;i Missy(i) 2) ar Missq(i) est le taux de miss de l'objeti au premier
iveau de caches. Les temps caraceristiques sont calcues en Uisant la formule :
i h(i) = C a C est la taille du cache. Cetteequation peut etre utilise au premier
niveau comme au deuxeme niveau de cache.

Nous obtenons alors deuxequationsa deux inconnues,; et ». On esout cesequations
en utilisant la nethode de Newton appliqtee auxequationsa deux inconnues. Pour
ce faire, on est amerea calculer l'inverse de la matrice jacobiena pour trouver la so-
lution desequations. Nous comparons le mocele matrematique avec ls simulations;
nous observons les esultats dans le graphique 9.1 : Nous avons e ectdes simula-
tions comparant la politique LCE et LCD jugee la meilleure de toutes les politiques
de metaching. Nous pesentons dans les graphels 9.2 les esultats desmulations pour
une herarchie de cachesa deux niveaux, avec 10 serveurs au préemn niveau, attactes
a un serveur au deuxeme niveau. Les esultats montrent un avantage de LCD par
rapporta LCE. Cet avantage diminue au fur eta mesure que la taille des caches
augmente, eduisant ainsi l'utilie de LCD. LCD permet de edui re le nombre de
copies inutiles dans une herarchie. La politique MCD, en plus decopier les objets
dans le cache inErieur, e ace les objets dans les caches sugeties, mais I'e cacie de
cet algorithme reste presque identiquea LCD, surtout dans le cas dine herarchiea
deux niveaux. Ainsi, LCD para la politique la plus simple et la plus rentable. Nous
comparons aussi la probabilie de hit globale des herarchies a n devaluer I'e cacit
globale des algorithmes :
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Figure 9.1 { Taux de hit calcue par simulation et moctle analytique de Che
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Figure 9.2 { Taux de hit au premier niveau pour une herarchie LCE et LCD

9.1.3 Les politiques de forwarding

{ SPR (Shortest Path Routing) . Cette politique consistea chercher I'objet
en suivant le chemin le plus court vers le serveur d'origine.

{ Flooding [48]: Envoyer la demandea tous les noeuds et suivre le chemin troe.
Cette technique est lourdea mettre en place et est tes coleuse.

{ INFORM [49] : Chague noeud sauvegarde les valeurs correspondant au temps
de latence recessaire pour arrivera une destination en passant part@aque noeud
voisin. Le noeud voisin, menanta destination et o rant le moins de temps pour
y arriver, est lectionre pour ecupgerer ou envoyer les prochains paquets.

{ CATT [50] : Le choix du prochain noeuda suivre pour arrivera la donree eg
e ectwe suivant le calcul du paranetre nommne potential value. Ce p aranetre
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Figure 9.3 { Taux de hit global pour une herarchie LCE et LCDa deux niveaux pour les
cas de bas en haut; =0:1,c; =0:3 etcl =0:5

peut étreevalle selon le nombre de sauts, la situation geographiqie, ou la qualie
de la bande passante sparant le noeud voisin des noeuds contenans ldonrees.

{ NDN [51] : Cette strakgie est propoee actuellement pour les eseaux denes
contenus. Elle utilise des tables FIB, PIT et CS; mais les FIB doient étre
remplies suivant une autre nethode. Cet algorithme suppose des tdbs FIB
competes.

{ NRR(Nearest Routing Replica) : C'est une strakgie ickaliste qui consiste
a trouver la copie la plus proche du cache. Cette politique est loudea mettre
en place car il faut maintenir des tables de routage orientes contenuds dyna-
miques.

La majorie des algorithmes proposs ecemment se basent sur le calul de pa-
ranmetres de performances menant au cache contenant la donree. Tout @ recessite
des mecanismes de signalisation et dechange de messages de contrala d'identi er
feriodiquement les chemins menanta tous les objets. Cette opration est non seule-
ment colteuse, mais aussi pose des probemes de passagea lediee SPR reste jusqua
pesent l'algorithme le plus utilie, et le plus simple ne presentant aucun probeme
de passagea lechelle. Si la donree est pertinente et populaireelle devrait se trouver
dans I'un des caches du plus court chemin menant au serveur d'origin€e dernier,
est statique et invariable, sauf en cas de panne. L'utilisation des chreins secondaires
est conditionree par des probemes de congestion dans le eseau.

La politigue NRR semble étre la politique la plus e cace o rant les m eilleurs taux
de hit. Nous comparons la politique SPF avec NRR a n devaluer la die rence entre
la politique la plus performante, et la politique la plus utilisee pour le routage. Les
esultats sont pesenes dans le graphique[9.4 :
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Figure 9.4 { Taux de hit au premier niveau pour les politiques de forwarding NRRet SPF

9.2 Performances des herarchies de caches

Dans cette partie, nousetudions le cas d'une herarchie LRU, avec me politique de
forwarding se basant sur la recherche dans le serveur d'origine leys proche. Nous
nous limitons au cas de deux niveaux de cache; Sem Borst [52] arme qu'il 'y a
aucune utiliea utiliser un cache coogeratif de plus de deux niveaux.

9.2.1 (Greralisation de la formule de Che

Il aet mentionre dans la section pe®dente que la corel ation des demandesa un
deuxeme niveau de cache n'a qu'une petite in uence sur les psbabilies de hit. Nous
cemontrons, par simulation, que la formule de Che reste valide pour m deuxeme ni-
veau de cachea condition d'avoir su samment de caches au premier nieau atenuant

ainsi la corelation entre les caches.

On consicere un catalogue deM objets; les demandes arrivent au premier niveau
suivant les lois de popularie Zipf( ). On mesure la probabilie de hit global de I'ar-
chitecture a deux niveaux, constittee de n caches au premier niveau et d'un seul
cache au deuxeme niveau. Les caches au premier niveau ont la méme ltai C1. On
posec; = C1=M, la taille normaliee des caches au premier niveauT, est la taille du
cache au deuxeme niveau etc, = C,=M sa taille normaliee.

On utilise la formule de Che au deuxeme niveau de caches, en comiant la popu-
larie pop(i) de I'objet ia I'entee du cache au deuxeme niveau :

pop(i) = Pmiss1(i) popu(i)

Ql Pmiss 1(i) est la probabilie de miss de I'objet i au premier niveau.
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La formule de Che au premier niveau s'appligue normalement :

Pmiss 1(1) = exp( popu(i) tci)

al t¢; est la solution de lequation

X .
Cl = (1 e popl(')tcl):

n
La forumule de Che appliqiee au deuxeme niveau donne :

pmiss(i) = exp( pop(i) tc)

al teo est la solution de lequation

X :
C, = 1 e popz(l)tcz):

n
La probabilie de hit globale hit4(i) de I'objet i est calcuke de :
hitg(i) = hit1(i) + hito(i) hit1(i) hit (i)
et la probabilie de hit globale de toute l'architecture est :
hitg = * popu(i) hitg(i):

Comme on peut le remarquer, len n'intervient pas dans le calcul duhit 4, Che propose
une formule plus complexe que lequation initiale incluant le n. La formuleetant dif-
cilea exploiter et nos calculs ne semblant pas donner des esulats plus satisfaisants,
nous souhaitons savoir si la forumule de Che pour un cache est valable aug®ur
plusieurs niveaux de cache. On compare les esultats des calculsec les esultats des
simulations dans les cas suivants :

On remarque que les esultats des simulations sont proches degsultats de calcul
pour n =5, I'approximation de Che devient de plus en plus exacte quen augmente.
Nous avons \erie que l'approximation est tes pecise pour n 10.

On compare les taux de hit globauxa chaque niveau de cache pour une harchie de
cachesa 5 niveaux obtenus par simulationhit 4, et par calcul hit 4, les tableaux ci
dessous repesente le taux d'erreuie pour des valeurs den de 2 et 5 (chaque noeud
a n Is). Le taux d'erreur est calcuk ainsi :

_ hitgs hitgc
e~ — .
hit 45
On e ectue le calcul et la simulation dans le cas de caches de méme iai normaliee
c(cas CCN),on pose€Tlyg la taille globale Tg = 5 c; les conclusions tiees sont identiques,
méme si les tailles de cache sont dierentes d'un niveaua un aute. Il est clair que
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Figure 9.6 { Probabilies de hit global pour =0:8

la formule de Che reste une excellente approximation, méme pourne herarchie de
caches, eta tous les niveaux de caches. Chaque objet dans CCN est cting d'un
certain nombre de chunks, On peut appliquer I'approximation de Cheau niveau des
chunks. On consicere que la cependance entre chunks est regeable.

On consicere un catalogue de tailleM objets, un cache de tailleC ; chaque objetk est

de taille Ty et constitte de Tyx=s chunks, a1 s est la taille d'un chunk. La probabilie
de hit du chunk oy de l'objet k est :

h(ok)=1 exp( pop(ok) tc)
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level [ M =10% [ M =10°
level2 13% 17%
level3 23% 25%
- 0,
Tg =20% leveld 28% 29%
level5 30% 32%
level2 14% 17%
level3 23% 20%
= 0,
Ty = 80% leveld 25% 30%
level5 28% 21%

Table 9.1 { Taux d'erreur pour la formule de Che pourn =2

level [ M =103 | M =107
level2 10% 6%
level3 11% 13%
= 0,
Tg = 20% level4 11% 9%
level5 12% 10%
level2 1.3% 4%
level3 3.5% 6.8%
= 0,
Tg=80% |\ vela| 58% | 7.3%
level5 6% 6.9%

Table 9.2 { Taux d'erreur pour la formule de Che pourn =5

al tc est la solution de lequation :

M K=
C= (1 exp( pop(ok) tc):
k=1 i=1

Les chunks appartenant au méme objet ont la méme popularie que l'obgt :
pop(oik ) = pop(k):
Donc t. est calcuk avec lequation :
X

C=  (Tk=s) (1 exp( popk) tc):
k=1

9.2.2 Cas d'application : herarchie de caches avec mix de ux

Comme souligre peedemment, les donrees Internet sont non honogenes. Plusieurs
caegories de donrees avec des lois de popularie et des tailles drentes partagent les

ressources eseaux. Nous nous limitonsa une herarchiea deux fveaux. On consicere
un eseau constitte d'un premier niveau de caches (sittes dandes routeurs d'aces)
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relesa un grand cache de deuxeme niveau sitte au coeur du eseau (voir la gure 9.7).
Notons que le deuxeme niveau serait eali® en pratique par un eseau de caches dont
les contenus seraient typiqguement coordonres. Letude d'un td eseau est I'objectif
de nos travaux suivants.

sources O\O}\ . )/O

layer 2

wors [T L ?3\
e VO

Figure 9.7 { Herarchie de cachesa deux niveaux

On consicere que le nombre de routeurs d'aces au premier niveauaicaches est large ;
donc, les requétes arrivant au deuxeme niveau de cache peuvergtre consiccees
comme incependantes (i.e., I''RM s'applique pour le deuxeme niveau). La popularie
au deuxeme niveau de cache estegaleagqn) = q(n)(1  h(n)); il sut d'appliquer

la formule de Che, en utilisant la nouvelle valeur de popularite, pour trouver la popu-
larie dthit au deuxeme niveau hqn). Lg gure 9.8|repesente la probabilie globale
de hit, ,q(n)(h(n)+(1 h(n)hqn))= » a(n), en fonction des tailles de cache au
premier et au deuxeme niveau. La loi de popularie est de Zipf et la gure montre
l'impact de son paramnetre

10° 10* 10° 10*

c1 c1
Figure 9.8 { Taux de hit(%) en fonction de la taille des caches dans les niveaug et 2 :
a gauche, = :8;N =10%;adroite, =1:2.

La méme approche aee appligiee dans le cas d'un mix de tra c, pemettant ainsi
de quanti er les tailles de cache aux deux niveaux pour une probabikt de hit cible.
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Figure 9.9 { Taux de hit(%) en fonction de la taille des caches dans les niveaug et 2 :
a gauche trac UGC, = :8;adroite, VoD =1:2;N =104

Les caches au premier niveau sont e caces pour le tra c VoD voir gure[9.9. Ene et,
avec un cachea 162, la probabilie de hit du tra ¢ VoD est de 80%. Avec un cache de
méeme taille, on ne peut cepasser 20% de probabilie de hit pour les atres types de
trac: UGC, chiers partages et web. Il serait donc recessaire de choisir des tailles de
caches assez grandes. Les tailles de cache au premier niveau sont pstpermettant
ainsi leur insertiona un routeur d'aces. Les VoD peuvent ainsi &re stoclees au
premier niveau, contrairement aux autres types de donrees.

Dans la table ci-dessous, nousevaluons la bande passante consenearpne succes-
sion de deux caches; le premier sitte au premier niveau est de té&l 1 TB , et le
deuxeme sitte au deuxeme niveau est de taille 100 TB. Levaluat ion est e ectiee
dans le cas d'un partage normal entre contenus, et dans le cas d'un premiaiveau
esene au VoD. Les esultats pesents correspondent au trac Mix de 2011 et 2015.
On remarque qu'un stockage exclusif du VoD au premier niveau aneliog la pro-

Zipf VoD( ) | niveaul | Reduction bande | Reduction bande
passante au ni-| passante au ni-
veaul veaul et 2

2011| 0.8 partagg | 17% 50%

VoD 23% 58%

1.2 partagg | 24% 50%

VoD 23% 58%

2015 0.8 partage | 27% 59 %

VoD 37% 61%

1.2 partage | 36% 59%

VoD 37% 61%

Table 9.3 { Reduction en bande passante pourC,=1TB et C,=100TB

babilie du hit au premier niveau de cache; ceci est plus signi caive pour une loi
Zipf(0.8). Dans tous les cas, un stockage discriminatoire des VoD au preier niveau
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aneliore le taux de hit global esultant des deux caches, que ce soit pur une loi
Zipf(0.8) ou Zipf(1.2); la dierence devient moins importante pour | e tra c futur en
2015.
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Conclusion

Dans ce chapitre, nous avonsevalie la nature, la quantie et la popularie des objets
echanges sur Internet, le tra cetant presque majoritairemen t du contenu distribte.
Nous avons par la suiteevalle les performances d'un cache LRU ; pour céaire nous
avons test la formule de Che. Cette dernére est facile a utiliser nuneriquement,
valable pour toute valeur de de la loi de Zipf et pour plusieurs autres lois de
popularie. Nous avons expligle les raisons de son exactitude, en sbasant sur la
cemonstration pesenee par Fricker et al. [40]. Nous avons aussi expoe le cas d'un
cache Random, et compae ses performancesa celles d'un cache LRU. Nousams
cecrit les caraceristiques d'une héerarchie de caches, et @mpae les perfomances
des politiques de netacaching et forwarding optimales avec des paigues d'usage.
Nous avons constata travers un exemple en se basant sur des donrseepesentant
lechange actuel sur Internet que pour des lois de popularie Zipfavec un paranetre
<1 il faut choisir des taille de cache tes grands pour eduire d'u® manere signi cative
l'utilisation de la bande passante, ce qui est techniquement di cilea mettre en place
au niveau d'un routeur, ce qui nous nenea penser qu'un ceployment au niveau
applicatif est plutot convenable. Dans la partie suivante nous comparondes couts
des hierarchies distribiesa la CCN et des hierarchie centrailkeesa la CDN qui nous
paraissent techniquement plus convenables.
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Couts d'une herarchie de caches
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Introduction

11.1 Probématique

Dans la partie pe@dente, nous avons propos un stockage dierence pour areliorer
la probabilie de hit de la herarchie. Or, en stockant la majori & des contenus au
deuxeme niveau, la consommation de la bande passante est plus ele. Pour les
operateurs, deux crieres importants leur permettent de prendre des decisions pour le
stockage de donrees : les couts et la di cule de mise en oeuve. Puisque les eseaux
de caches comme CCN sont distribies, il faut prendre en compte, emplus du colt
de la nemoire, le colt de la bande passante. Plus l'ogerateur inestit en memoire,
moins il investit en bande passante et vice versa. L'ogerateur est amea ceterminer
un tradeo optimal entre bande passante et caches.

Deployes depuis des anrees, les CDN deviennent un acteur gncipal gerant le contenu

des sites les plus connus et utilisesa travers le monde. Les CN, contrairement aux
CCN, sont des herarchies centrali®es et non distriblees. Enre une technologie cea

experimente et une technologie en cours de recherche, le chotke I'operateur est vite

fait; les CDN sont cep ceployes et utiliees, ne recessi tant aucune mise a jour au

niveau des routeurs ou des protocoles eseau. Le seul enjeu pouvantaurager les
operateursa opter pour une architecture distribtee est le co(t. Le travail de Ghodsi

et al. [5] n‘apporte pas cet espoir pour l'avenir des eseaux CCN ; cearticle vient, en

plein milieu de notre travail de recherche, remettre en cause Utilisation des CCNa

l'avenir.

Les arguments avanes par Ghodsi et al. sont :
{ La dicule de changer tout le moctle Internet de l'oriene IP v ers l'oriene
contenu. La convergence vers un eseau oriene contenu recesstun change-

ment au niveau des routeurs et des protocoles. Ceci recessiteralteaucoup de
temps, compte tenu du temps d'attente avant la mise en place d'unemise a
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jour mineure telle que l'adressage IPv6. Sans compter le temps ressaire pour
l'impementation de PKI assurant la sscurie des donrees.

{ Pour des caches de grande taille, il aet prouwe que la cooperation n‘apporte
que tes peu de gain; donc l'utilie de distribuer la memoire s ur tous les routeurs
n'est pas forement tkere que.

En plus de ces arguments, notre travail pesene dans |[40] montre qlune eduction
signi cative de bande passante recessite I'utilisation de caches @l tes grande taille,
tepassant largement la taille de la memoire pouvant étre ajoute a un routeur [53].

Notre probeme revientaevaluer les coats d'une architectur e de cache distribiee :
qu'est ce qui colterait plus cher, mettre des petits caches paout ou de grands caches
au premier niveau? Ou plus exactement dans une architecture en arbr comment
faut-il choisir la taille de cache dans les dierents niveaux pour avoir un taux de hit
cible avec le moindre coat?

11.2 Etat de l'art

Certaines etudes abordent le probeme de I'optimisation en xant un ou plusieurs
paranetres. Par exemple, Dario Rossi et Giuseppe Rossini [54] se sodtp pencles
sur ce probeme. lls ont conclu que l'utilisation de caches de taiks dierentes ne fait
augmenter le gain que de 2,5% dans le meilleur des cas, et qu'il vaut miewtiliser
la méme taille de cache, vu le gain faible et la deerioration de la rapidie d'un cache
quand sa taille augmente. Dans cetteetude, la taille globale de cacheset »>ee. Le
coat de caching est donc »e et le facteur de performance est le tax de hit. Le coOt
de bande passante n'a paset pris en compte. Une con guration est peerablea une
autre si sa probabilie de hit est meilleure. On voit que ceci n'est pas su sant. Par
ailleurs, le paranetre de la loi Zipf de popularie est suppos superieura 1, ce qui
n'‘est pas conforme aux mesures.

Sem Borst et al. [52] calculent les colts de bande passante et proposemt algorithme
de cooperation pour le placement des donrees dans une herarchie @& caches an de
minimiser ce colt. Le coOt de la memoire n'est pas pris en conskration, donc le
tradeo nmemoire/bande passante n'est pasetude.

Kangasharju [55] suppose que la localisation des caches et la capacie sores, et
dans [47] est exploe le probeme d'optimisation avec une taille xe de cache global
comme contrainte.

Notre vision des choses est dierente, nous pensons que le colt glabinclut le colt
de la bande passante et le cott de la memoire. C'est un criere @ comparaison able
entre architectures.

D'autresetudes cherchent le tradeo nmemoire/bande passante, comme par exemple
Nussbaumer et al. |[56]. lls adoptent une evaluation de colt similairea la nétre, en
prenant en compte les coats de la bande passante et de la memoire poune herarchie
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de caches en arbre. Cependant, leurs esultats ne sont pas applicad pour nous. Nous
rencontrons le méme probeme avec l'article [57] qui n'o re aucun esultat nunerique
exploitable.

Il est clair que la taille des caches determine le col0t de la menoire qui est croissant
en fonction de la taille. Par contre le coGt de la bande passante dewv plus petit car
le taux de hit augmente avec la taille. Notre objectif est de determner la herarchie
de cache optimale, que ce soit une architecture avec, ou sans cooyei@t de caches.
On xe la probabilie de hit global de I'architecturea une probabil it de hit cible.

Avec une herarchie de caches, il est toujours possible d'anelioreles gains en utilisant
la cooperation, comme cétait le cas pour les proxies, et donc rende la distribution de
caches rentable par rapporta une herarchie centralie. Pourtant, Wolman et al. [68]|
ont cemonte, par simulation sur une large population de 107 ou 10® objets que la
cooperation n'apporte que tes peu de gain; ce qui remet en questionl'utilie de
mettre en place un lourd mecanisme de coogeration et dechange de rassages entre
serveurs. Pour une population eduite, utiliser un seul proxy revient moins cher et est
aussi e cace que plusieurs caches cooperatifs.

Plus ecemment, Fayazbakhsh et al. [59] ont constat que le stockage I'edge o re
des performances plutdt bonnes en termes de temps de latence, dengestion, et
de charge du serveur d'origine. De plus, il ore unecart de 17% par rappota une
architecture CCN presque optimale, ce que les auteurs consicent comme minime,
et compensable en placant plus de mnemoirea l'edge.

L'article [44] a remis en question cetteetude par une contreetude, en montrant que
le fait de coupler une strategie de forwarding optimale (chercher lbbjet dans le cache
le plus proche contenant I'objet rechercle) avec une politiquede neta-caching opti-
male (LCD pour Leave a Copy Down) augmente consicerablement la marge eme un
cachinga I'edge et un caching distribiea la CCN, ceci en consigrant une popularie
Zipf avec =1.

Wang et al. [60] traitent le probeme d'allocation de la memoire et cherchenta trouver
I'optimum. Le raisonnement va dans le méme sens : l'optimum est obteua travers
une distribution nonequitable des tailles de caches dans une hearchie; cette distri-
bution cepend de la popularie des objets, et de la taille du catalogue.

En somme, un caching exclusifa I'edge est une solution contesedu fait qu'elle n'a
paset compaeea une solution ICN optimale avec une straegie de forwarding, et de
meta-caching optimales. Dans tous les cas, le probeme que nousetuahs est dierent

du probkeme traie dans les articles pe@demment cies. E n gereral, les chercheurs
xent une taille de cache global, ou par cache individuel, et cherchenun optimum

pour la probabilie de hit globale, ou un optimum selon le nombre moyen e sauts
traverses par les requétes pour trouver I'objet rechercle, @ qui mesure implicitement
la consommation de la bande passante. Le fait de xer la taille de cache@&hine des
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solutions possibles pour les optima, sachant que l'optimum absolu pour $eutilisa-
teurs est un stockage entier du cataloguea I'edgeevitant ainsi tout éplacement vers
les serveurs d'origine.

Entre la taille recessaire pour assurer le stockage et la consommatiode bande pas-
sante, le choix des operateurs devrait se baser sur les colts, samfit que les colts de
la memoire decroissent tes vite. Un stockagea l'edgeelimin erait tous les probemes
les au routage orient contenu qui nous paraissent lourdes et posent es probemes de
passagea lechelle. L'utilisateur demande un objet de son edge. Sl routeur d'aces
ne cetient pas l'objet, alors la requéte est redirigee vers leserveur d'origine. Le ta-
bleau[I1.] esume quelquesetudes ayant traie la probematique de I'optimum.

Retrence Contraintes Optimums

Fayazbakhsh Les caches ont la] Peu d'avantagesa cacher partout dans le eseau, un

et al. [59] meme taille cachinga l'edge est kere que

Rossini et | Les caches ont la| Avec une politique de meta caching LCD (Leave a

al. [44] méme taille copy down) et une straegie de forwarding menant au
cache le plus proche(NRR) contenant I'objet, nous ob-
tenons unecart de 4% en nombre de sauts par rapport
a un couplage LCD et une politique de forwarding SPF
menant au serveur d'origine le plus proche.

Borst et al. | Taille de caches| L'optimum inter-niveau corresponda un stockage des

[52] xes, recherche | objets les plus populaires dans toutes les feuilles de

de l'optimum en
terme de bande

passante

I'arbre, et les moins populaires dans le cache sugerieur

Table 11.1 { Comparaison des quelquesetudes des colts des herarchiele caches
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Codt d'une hiérarchie de
caches a deux niveaux

Dans ce chapitre, hous nous ineressons aux colts d'une herarde de caches. Nous
souhaitons epondre a la question : est-ce kere que d'utilis er des caches distribtes
plutdt que des caches centralies ? Nous pensons que c'est la drence de base entre
les eseaux CCN et les CDN.

A n de voir clairement la dierence des deux solutions, nous commermrons par une
herarchie a deux niveaux uniqguement. Notre herarchie est repesentea la gure
12 :

Le trac ceree par les demandes des utilisateurs est de A en bit/s, le requétes

Figure 12.1 { architecturea deux niveaux

proviennent den noeuds d'ac@s au premier niveau. Tous les caches au premier niveau
ont la méme taille T1. Le cache de deuxeme niveau est de taillel,.

On cherche la structure optimale avec le minimum de co(t. Les tdies T; et T, varient
a n d'obtenira chaque fois une structure dierente, mais chaque structure devrait
ealiser un taux de hit » a une valeur cible (an de pouvoir compar er les colts
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des architectures). Donc pour chaque valeur dd, il existe une seule valeur deT,
\eri ant un taux de hit global xe.

12.1 Dierence des coits entre structures

Le colt d'une architecture estegala la somme des codts de la bade passante, le colt
de la memoire, et le cot de gestion au niveau des caches.

{ Le colt de la bande passanteCy, est proportionnel (on introduira une constante

kp) au tra c global geree entre le premier et le deuxeme niveau. Le colt d'aces
est le m&éme pour toutes les architectures, et donc il s'annule enigrence

Cp= kp Trafic

{ Le coat de la memoire C, est proportionnela la taille des caches

Cm = ky Taille de la nemoire

{ Le coat de gestion au niveau des cacheSg est proportionnel au tra ¢, soit

Cyg= ks Trafic:

La dierence de colt entre deux architectures ayant le méme taux de hit global est :

cout (T1; T]?) = ( Pmiss Pﬂqiss 1)(kb + Kks)A +(n(Ty T;LO) +(T2 Tzo)) Km

{ Pmiss, est le taux de miss de la premere architecture,
{ Pmiss¢ st le taux de miss de la deuxeme architecture,

{ T1 (Ty) est la taille des caches au premier (deuxeme) niveau de la preare
architecture

{ et T2 (T est la taille des caches au premier (deuxeme) niveau de la de@me
architecture.

Les deux architectures ont le méme taux de hit global et le méme nomier de caches
au premier niveau.
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12.2 Estimation nunerique des codts

Nous avons besoin de quelques estimations des colts unitairkg, ky, et K.

{ kp: On estime kpa 15 $ par Mbps; c'est une valeur non publee mais estinree
par quelques sources sur le web, et par desechanges prives aven ogerateur.
Ce co0t unitaire couvre le cot du transport et des routeurs.

{ km : On estime le colt unitaire de la nemoirea kyn=0.15 $ par Gigabyte. Cette
estimation est cerivee des fournisseurs de cloud comme Amazon.

{ ks : Le colt unitaire de gestionks est estinrea 10 ¢ par Mbps. Cette observation
est tiee des charges de ekchargement des o res Cloud.

La valeur de ks est donc regligeable par rapporta la valeur de k, de sorte que la
dierence des colts entre architectures devient :

cout(T1; TD) = (Pmiss:s  Phuiss ) JKoA +(N(T1 TH+ (T2 T)km:
Etudier la dierence de couts revientaetudier la foncti on ¢ nie par :

( T1) = Pmiss (To)kpA + (nTy + T2(T1))Km:

Notre objectif est de ceterminer les tailles T, (et donc T, puisque le taux de hit global
est ») correspondant au minimum de la fonction . Le tracal'ace s estde l'ordre
de A =1 Tbp, la taille moyenne de chaque objet est de 1 GB et la taille du atalogue
est estimeea M =2  10° objets.

De plus, notons que la probabilie de hit cepend du rapport entre |a taille du cache
et le catalogue. Pour \eri er ceci, on consicere un cache de tailleT et un catalogue
de taille M . On trace sur la gure la probabilie de hit en fonction de T=M pour
dierentes valeurs de M et deux lois de popularie, Zipf(0.6) et Zipf(0.8).

On observe que la probabilie de hit pour une popularie Zipf(0.6) est presque la
méme pour des tailles de catalogue dierentes. Pour le cas Zipf(0.8)la probabilie de
hit est egerement plus faible pour un catalogue de taille 2 10* mais les probabilies
de hit se rapprochent pour les grandes tailles de catalogue. Dans tous leas,a partir
d'une taille de cache normalise de 10%, les valeurs sont tes rappigdees. Puisque
les tailles de catalogues sont grandes en ealit, il est clair que la pbabilie de hit
ne cepend en pratique que du rapport entre la taille du cache et du atalogue.

On note c la taille normalisee du cachec = T=M, c la taille normalisee du cache au
deuxeme niveau eth(c) la probabilie de hit au premier niveau de cache. La dierence
de cott devient :

(©=@ h(e))kpA + M(nc+ O)kp:
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Figure 12.2 { Taux de hit en fonction des tailles de caches normaliee3 =M

12.2.1 Cott normali®

Dans un premier temps, on consicere que l'operateur souhaiteevier de chercher les
donrees en dehors de son eseau, et donc la probabilie de hit cil# estegalea 1. Dans
ce casc = 0 ( est une dierence de tailles de caches au deuxeme niveau qus'annule
dans ce cas).
On pose
Akp

MnK
le rapport entre le codt maximal de bande passanté\ky, et le coat maximal de nemoire
Mnk . Le tradeo entre nemoire et bande passante est visible sur lequation. On

note nomina la valeur de correspondante aux valeurs ciees dans le paragraphe
peedent,
_ 102 15 106 o
nominal = 5157709 100 2 10F 10

Avec ce choix taux de hit cible, la dierence de colt normali® peut s'exprimer :

9= (@1 h(c)) + c. Cette fonction est pesenea la gure 12.3.]On observe que,
pour =0.5 (c'esta-dire la valeur nominale), la valeur optimale du co 0t corresponda
une taille de cache au premier niveau plutot petite (inkrieurea 10% du catalogue) ;
plus devient petit, plus on a ineréta tout cacher au deuxe me niveau. Plus la valeur

augmente, plus la solution optimale correspondraita un grand cache au premier
niveau. Ces observations sont valables pour les deux valeurs decomme le montre

la gure [2.4]
On remarque que le choix d'une taille de cache au premier niveauegagela taille du

catalogue o re une solution optimale pour une valeur de > 2 pour =0:6, et de
> 3:8 pour =0:8. Plus le cache est e cace (paranetre plus grand ou politique
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Figure 12.4 { Taille de cache

(b) Politiques de remplacement dierentes

normalisee optimale en fonction de

de remplacement plus e cace), moins il est utile de stocker des dnrees au premier
niveau de cache. Mais, méme pour un cache LFU et un = 0:8, la solution optimale

corresponda un stockage complet d

La solution optimale actuelle pour le

u cataloguea partir de =5.

nominal corresponda une valeur de moins de

10 % du catalogue; mais les valeurs des colts sont si rapproctees pour= 1 que
le choix d'un ¢ a une valeuregale au catalogue semble meilleur car l'utilisateur peut

pro ter d'une latence plus faible.

La valeur de k. diminue de 40% cha

Ihttp ://www.jcmit.com/memoryprice.htm

que aan{E, kyp diminue de 20% chaque anree, le
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cout

18

trac T augmente de 40% chaque anr@et le catalogue augmente da peu pes 50%.
Le tend alorsa augmenter au | du temps, et peut devenir cing fois pl us grand que
le nominal dans 6 ans.

Cependant, les valeurs des co0ts varient selon la egion gaograpq'ue[f] et desekments

inattendus peuvent augmenter le prix des memoires. Le tradeo rest quand méme
compligiea ceterminer car il cepend de I'emplacement geogr aphique, et des lois de
popularie.

12.2.2 Solution optimale en fonction du taux de hit global

Nous avons consicee la probabilie de hit globalegalea 1. Or, pour di erentes raisons,
le fournisseur de contenu peut manquer de moyens pour payer le prioptimal. La
solution consiste a gerer une partie du catalogue (ce qui corresponda la partie la
plus populaire) et de con er le stockage des autres contenusa un seeur distant. Le
nombre de caches au premier niveau ne change riena la probabilie déit global, on
peut utiliser la formule de Chea deux niveaux de caches. Donc

(0=(@1 h(c)) + c+ c=n):

On obtient les esultats pesenes dans la gure 12.5]avec des pobabilies de hit glo-
bal de 0.5 et 0.9.

1.4

"hitg=0.9 - ‘ ‘ ‘ ‘ " hitg=0.9
16| =2 hitg=0.5 = ] hitg=0.5
- 1.2t 5".& =2
14+ 'l.' 4 W
LI 1t 1
* L
L2 ooy x Rk ox * x x  x * * b
1t ook _ o8t LA
« K 3 « 2"
081 - Y L
« _ «
06| =05 et 1 =0:5
L] *
oal —T L e x * | 04+ —_rx % X * ¥ . x
* P *
ozl :0;95,,.-«" | 0.2 _0';9?,(*"‘
" —
O ! ! ! L 1 1 1 1 0 ! ! ! ! L 1 1
0 01 02 03 04 05 06 07 08 09 0 01 02 03 04 05 06 07 08
c
(a) Loi Zipf(0.6) (b) Loi Zipf(0.8)

Figure 12.5 { Coots pour dierentes valeurs de et de probabilies de hi t

On remarque que la courbe des dierences de coats pour une probalie de hit de 50%
concide avec la courbe des codts pour une probabilie de hit @ 90%. Ceci s'explique

Zhttp ://www.networkworld.com/news/tech/2012/041012-eth

Shitp
39775196.htm

:/lImww.zdnet.fr/actualites/le-prix-du-transit-ip-ba

ernet-alliance-258118.html ?page=1

isse-encore-partout-dans-le-monde-
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12.3. EXEMPLE : COUTS DES TORRENTS

peut-etre par la valeur den (n=100) qui implique que la valeur de c=nreste petite et
n'in uence pas la valeur des colts. Ceci peut menera nous demathera quel niveau
il faut placer les caches dans un eseau.

12.3 Exemple : codts des torrents

Un moteur de recherche commanininova.org o re un ensemble de torrents. Dan et
al. [61] ont analys des donrees torrents de cette source et partage l&rs donrees avec
nous. Un premier chier de donrees contient 29 10° torrents actifs et donne le
nombre de leechers au moment de la capture. Nous avons conseng1 1P torrents

correspondanta au moins un leecher actif au moment de la capture. On cicere

un torrent de taille s et un nombre de leechers instantare dd. En utilisant la loi de

Little, et en consicerant la duee de ekchargement proportion nellea la taille s, la
fequence d'arrivee du torrent est :

_ nombre moyen de torrents
temps de eechargement

La fequence d'arrivee des torrents est donc proportionnellea I=s. Un deuxeme chier
correspondant aux tailles des torrents nous aet fourni.

La popularie de chaque chunk estegalea la popularie de son torrent. La formule
de Che est plus facilea utiliser au niveau chunk qu'au niveau torret car les torrents
ont des tailles dierentes, alors que les chunks ont la méme taile. La popularie des
chunks des torrents deduite des traces est repeseneea & gure [[2.6]

100000

1000 B
2 10 head (Zipf(.6)) body (Zipf(.8)) | tail A
3
=]
o
g 0.1 - \ 4

0.001 1

1le-05 : : :

1 100 10000 1le+06 1e+08

rank

Figure 12.6 { Popularie des chunks pour les torrents
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Figure 12.7 { Colts normalises pour dierentes valeur de

Les courbes pesenees dans la gurd 127 repesentent les cd8 normalies dans le cas
d'une probabilie de hit globale de 1 pour les torrents. La gure [[2.7(b)|repesente le
cas d'un coot de bande passante non lireairel -’°ky, ce qui permet devaluer l'impact
deconomie dechelle. On remarque que les observations sont les émes : pour un

=10, la solution optimale corresponda un stockage complet au premier niveau ; de
méme pour =1 la courbe est presque plate, impliquant qu'un stockage au premier
niveau semble plutot kere que.
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Coopération de caches

Un grand nombre de publications met en avant l'avantage qu'on peut tirer & la
distribution de caches et de leur coogeration. Mais ces publicatios ne prennent pas
en compte le cott desechanges entre les caches et donc le coat ldebande passante
qui est typiquement plus important que le co0t de la memoire. Dans cette section,
nous nous ineressons a levaluation du tradeo bande passante/ nem oire, dans le
cas de cooperation de caches.

13.1 Load sharing

Li et Simon [62] proposent la division du catalogue erP partitions. Chaque cache
peut stocker leseements d'une partition de tailleegalea M=P a1 M est la taille du
catalogue.

Figure 13.1 { Reseau de caches P=3 et S=12

Pour evaluer les colts de cette architecture, on introduit un nouveau facteur kg
repesentant le codt unitaire des liens entre caches du prenar niveau. Une proportion

90
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1=P des requétes arrivanta chaque cache correspondent au sous-cataloguerdile
au cache, lesP  1)=P requétes restantesetant redirigees vers les autres cachesa
consommation de bande passante au premier niveau est donc estineea :

P 1
nkgps

Le colt de la bande passante esultante du taux de miss au premier Neau est estinee
a:
nkpmiss (C)

al miss(C) est la probabilie de miss au premier niveau pour cette architecure. Elle
correspond au taux de miss d'un cache LRU de tailleC pour un catalogue de taille
M=P. On posec = CP=M la taille normaliee des caches pour cette architecture. On
ecrit miss(c) = miss(CP=M) a miss(c) corresponda la probabilie de miss d'un
cache LRU de taille P C et un catalogue de tailleM . Tout calcul fait :

©= @+a % o
LS P ky
0
Le partitionnement du catalogue est kere que dans le cas a ::—E < c. Si, par exemple,

. k9 : . :
=4 il faut que k—b <c=4 1=4. Or, il serait surprenant que le codt d'un lien entre
b
caches de premier niveau soit 4 fois inérieur au coat d'un lien atre le premier et
le deuxeme niveau de caches, ce qui suggere que ce type de partage charge n'est
glere utile.

13.2 Caches cooperatifs

Ni et Tsang [63] proposent un algorithme de caches cooperatifs bas sur ldoad
sharing. Chaque cache est responsable d'une partition du catalogue. Touteequéte
destireea un cache sera d'abord recherclee dans le cache d'aceil, avant de s'adresser
au cache responsable le plus proche. On cesigmgi) la popularie normalise de I'objet

i. Pour un cache du premier niveau, la popularie de chaque chunk appaenanta la
partition dont il est responsable estgqn) = q(n)(L+(P 1)e qo(”)t‘s). En adaptant
la formule de Che, on trouvet. en utilisant la formule (13.1) :

X
%(1 e Mty 4 (1 %)(1 e AMtey = ¢ (13.1)

n=1

On consicere un cachek au premier niveau. On note R la fonction determinant
l'identie de la partition du catalogue dont il est responsable : R(k) = | veut dire que
le cachek est responsable de la partitionM;. On note Ay I'ensemble de caches au
premier niveau sauf le cache&. On observe lesechanges entre caches illustes par la

gure [3.2]
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|

cache niveau 2

objet i, i 2 M;,miss(i)

objet i, i 2 M;,miss(i)

cache k

Autres caches Ay

objet i

objet i, i 2 M;,miss(i)

Figure 13.2 {illustration des dierentsechanges pour une herarchie co ogerative

En utilisant lequation (18.1)|pour trouver t¢, nous pouvons calculer la probabilie de
miss au hiveau du cachek pour tout objet i

exp( q(i)te) ;i 2 M,
exp( qite) ;i 2 My:

Les caches erent le tra ¢ arrivant des noeuds d'aces. On note par °la probabilie
de hit global de ce trac :

missy(i) =

X ) X
0= " qn) @ e e D e AN =7 gn)

n=1 n=1

En cas de miss local, les requétes seront transmises aux cachespmssables de la
partition dont l'objet en question fait partie. Le cache k ealise un taux de hit
suppementaire pour ces requétes. La popularie des objets appdenanta ces requétes
a I'entee du cache k estg{(n) et la probabilie de hit de chaque objetest 1 e dte,
Ces objets arrivent avec un tauxq(i)e 9t et ils arrivent de P 1 caches. Chaque
cache autre quek envoie uniqguement une fraction £P des objets ayant subi un miss
au cachek, c'esta-dire les objets appartenant au sous-cataloguévi|. La probabilie
de hit global du tra ¢ cebordant des caches apes un premier essai (cabe local) est
exprinee par :

oo X 10 gy o)t X
= qn)1 5)9 aite(1 e W)= q(n):
n=1 n=1

On comparea la gure [[3.3]les esultats obtenus par simulation et par calul pour
les probabilies de hit locales © et les probabilies de hit suppementaires doa la
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coogeration °9 pour un catalogue de 18 objets, pour P egalea 2, 5 et 10 et pour
les deux lois Zipf(0.6) et Zipf(1.2).

caicul  + ‘ ‘ . i \ 1 - i " calcul
simulation * simulation
0.8 - - B 08 L
— 0.6 | 4 L
S - § 0.6
k=] o
< 04} < 04l
0.2 - : R 02 L
0 . . 0 . .
0 0.2 0.4 0.6 0.8 1 0 0.2 0.4 0.6 0.8 1
c c
(@ =016 (b) =1:2
0.6 T 0.6 T
P=2 . P=2
P=5 P =5
051 P=10 =« | 05 L P=10 =« |
simulation ----- simulation -----
- calcul - - calcul
S 04} . S 04t .
< . © .
5] 5]
5 53
S 03f s g 03}
[5) o
5} ) LN
© ©
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c c
(c) =06 d =1:2

Figure 13.3 { Les probabilies de hit locales et de coogeration en fonction de & taille de
cache normaliee

On remarque que la probabilie de hit locale obtenue par calcul coacide avec celle
obtenue par simulation, et que cette probabilie est independante de P. Pour les
probabilies de hit de cooperation, une egere dierence en tre simulation et calcul est
a noter pour P = 2. Cette dierence diminue au fur eta mesure que P augmente.
Pour P = 10, les valeurs de simulation et de calcul sont identiques. Ces mstats

s'expliquent par la pecision de l'approximation de Che. Appliqguee a un deuxeme

niveau de caches, on s'attenda ce que l'erreur duea I'hypotte® d'independance soit
faible si le nombre de caches de premier niveau est assez gramd> 5).

0+ 00 poyr un cache

On note la probabilie de hit global au premier niveau : =
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de taille C, le coot global de la structure est :

P 1

cout(C) = AkQ 1 9+ Akp(I )+ nknC:

Cet algorithme est inspie du load-sharing et chaque cache ne peut @passer la taille
de M=P. La taille normalise du cache peut donc skcrirec = CP=M. On trace la
probabilie  (c=P) en fonction de c pour dierentes valeurs de P pour la loi Zipf(0.6).

Les esultats sont pesenesa la gure 13.2]

1

0.8} T ]

06| T

(c=P)

0.4+

0.2 |

Figure 13.4 { Probabilie de hit global (c=P)

On remarque que (¢) > p(c=P) pour P 2 a (c) corresponda la probabilie
de hit au premier niveau sans coogeration P = 1). On note ~ la probabilie de hit
locale des objets qui ne font pas partie de la partition du cache. On a(c) < Yc) et
p(€) < (cp). Divisant par nkmM, le coOt normalis peut s'exprimer :

(€)= (1 p(0) + ::8(1 1)(1 0) + c=P:
b P

Tout calcul fait :

“O> ©+a D Ba T o

Pogr savoir quelle architecture est la plus rentable, il faut doncevaluer la quantie
k

21 o)

Kp

kO
On posef (¢) = k—b(l Yc)) c. La fonction f (c) est minimale si qc) et c sont
b

maximales, ce qui corresponda un stockage complet au premier niveaguel que soit
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la valeur de k(b’=k;J et de . La cooperation est moins rentable qu'une herarchie simple

si la taille des caches de premier niveau est grande. La conclusionpmkend encore des
coults relatifs k‘b’ et ky. Notons que, plus le codt de bande passante augmente relatif
au colt des caches, plus il s'awere inutile de faire coopererds caches.

13.3 Routage oriene contenu

Notre etude est favorable a un stockage completa I'Edge puisque letradeo entre
bande passante et nemoire est optimal dans le cas d'un stockage entier garemier
niveau. Nos esultats sont soutenus par d'autresetudes telles qud59] et [5]. Cepen-
dant, une autreetude remet en question ces esultats, les jugeaninsu sants car ils
comparent un eseau de caches non optimal avec un cachinga I'Edge ceugest pour
les auteurs simpliste. E ectivement, |44] met en doute les esltats constaes du fait
que la comparaison n'a paset faite avec une herarchie de caches djmale. Avec un
couplage meta-caching/straegie de forwarding, lecart entre une héerarchie de caches
optimale et un stockagea l'edge peut s'awerer beaucoup plus imporant.

Nous nous inkeressons a I'in uence que peut avoir l'utilisation d'une herarchie de
caches plus e cace que la herarchie LRU utilisant SPF (shortest path rst) comme

politique de forwarding. Nous souhaitons utiliser les caches pour obtendes taux de
hit assez grands (plus de 90%). Dans ce cas, |'e cacit de la politiquede neta-caching
LCD tend vers celle d'une politique LCE.

La seule question restanta traiter est I'in uence de la politiqu e de forwarding sur
les coats. On consicere une herarchie de caches LRUa deux nieaux. On noten le
nombre de caches au premier niveau. Les caches au premier niveau ont l&me taille
C et on consicere une demande synetrique de donrees. Ces cachesrg relesa un

cache de niveau 2 stockant la totalie du catalogue. Nous etudions donc lbptimum
dans le cas d'un taux de hit de 100%.

Chaque cache au premier niveau est relea tous les autres caches pales liens et le
cott de bande passante de chaque lien e&l,. Le colt de bande passante des liens
reliant le cache du premier niveau au cache du deuxeme niveau estQ. On note °
le taux de hit local d@ au hit des objets demandes par les utilisateus et on note
%le taux de hit dda la cooperation. Le taux de hit global au premier nive au est
= O+ 00 En utilisant les simulations, on trace %et on le comparea hit (c) le taux
de hit au premier niveau d'une herarchie SPF pour un catalogue deM = 10* objets.

On remarque que °estegal au taux de hit d'un cache LRU simple, la valeur den ne
changant riena ce constat. Le colt de cette herarchie peut donc &re exprire par :

cost= Akp(1 () + AkQ %% nkn,C:
On normalise cette formule et on trouve :

costy (€)= (o) + A %kl ky):
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Figure 13.5 { Probabilie de hit locale Cet hit (c) compaes par simulation

Puisque kg <kp, costy (€) < (c). Donc en utilisant une politique de forwarding NRR,
on ealise un coot inkrieur.

Nous allons evaluer les optima dans ce cas. La popularie de I'objgti a I'ente de
chaque cache au premier niveau peut etre exprirme par qXi) = q(i)+ 2:11 m" (1
m)")=I tel que m est la probabilie de miss dei de popularie q(i) pour un cache LRU.

La probabilie de hit locale d'un objet peut &tre exprinee par : hit(nl% =1
exp( gqn) t¢) Le tc est calcuk en utilisant lequation modiee de Che : iN=I1 (1
exp( i) to)=C

La probabilie de hit locale est exprimee par : °= P :\11 q(i)P (1 exp( oXi) to)
La probabilie de hit de cooperation est exprinee par : %= = M q(i) exp( o¥i)
t) (1 exp( (n 1) to i)

On compare les esultats de calcul avec les esultats de simulatin pour un catalogue
de 10* objets, n prenant les valeurs de 10,20,40 et 100.

Les calculs sont e ectiees pour une loi Zipf(0.6) mais les conclusionsont vrai pour
tout . Les esultats du hit local et du hit de coogeration sont repesenes dans les
graphs|13.6(a) et 13.6(b)

On remarque que les hit locaux calcuks par la methode de Che moige concident
exactement avec les probabilies de hit ecupees des simuations, et ces taux de hit
sont incependants de la valeur den. D'autre part, on note une dierence entre le taux
de hit de cooperation ecugee des calculs, et le taux de hit obt enu par simulation pour
n =5 et n = 10, mais cette dierence disparait pour des tailles de caches grandsPour
n = 100 aucune dierence esta noter entre les deux nethodes calcu et simulation. Le
cout d'une herarchie NRR est estimeea : cost=n kn C+A k, (1 )+A k2 ©
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Figure 13.6 { Probabilie de hit compakes par simulation et calcul
kO
le cout normali® est estimea : cost, = c+ (1 )+ (k—b) %0n trace la taille
b

de cache optimale en fonction de etkgzkb On remarque que pour les valeurs futures

Figure 13.7 { Taille de cache normalie optimale en fonction de et kgzkb

du nominal, et pour un k{=k,=0.8 la solution optimale consistea tout stocker au
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premier niveau de caches.



e L4}

Hiérarchies alternatives

14.1 Codt d'une herarchie de cachesa plusieurs niveaux

14.1.1 Evaluation des cotts

Sem Borst et al. [52] arment qu'il n'y a aucun ineréta distribu er des caches sur
plus de deux niveaux. Cette a rmation a attie notre curiosie. Pou r \eri er ceci, on
consicere une herarchie de cachesa 5 niveaux.

L'approximation de Cheetant bonne pour tous les niveaux de caches, on Uitilise pour
calculer la probabilie de hit globale de la structure ainsi que la probabilie de hita
chaque niveau.

Pour simpli er notre analyse, on consicere le cas d'une herarchiehomogene et synetrique
en arbrea nblevel niveaux. On se restreint dans cette etudea 5 niveaux de caches
(nblevel = 5). Le cache de niveau 5 est la racine de l'arbre et n'a pas de parent.
Chague noeud a le m&me nombrab; de Is. A chaque niveaui de l'arbre, les caches
ont la méme taille Ti. On xe nbs =5.

On consicere 3 cas :

{ une epartitionequitable de nemoirea tous les niveaux, T; = Tj+; pour tout i,
{ une epartition favorisant les caches aux premiers niveauxTi+1 = T;=2,
{ une epartition favorisant les caches superieursTj+1 =2 = T;.

Le catalogue a une tailleM . Notre objectif est de comparer les dierents cas en

terme de codts de nemoire et de bande passante tout en peservania méme valeur
de probabilie de hit global.

99
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Figure 14.1 { Herarchie de cachesa 5 niveaux

On note pmiss; la probabilie de miss au niveau i. Le codt de la structure est :

nblgrel 1 \yk nhtevel .
cout= Akp Pmiss; + Km Ti (nby )nblevel i
k=1 i=1 i=1

On note cout, le colt normalie en divisant le colt par kn,Mn, netant le nombre

Akp
total de caches. On pose = . Alors
P kmMn
nblg(/el 1\k nl){evel '
couty = ( pmissi) + tinb?blevel '=n:
k=1 i=1 i=1

La gure [4.1.7 repesente les esultats obtenus pour dierentes valeurs de .

La valeur nominale de est de 0.12. Le stockage favorisant les premiers ndaux est
optimal juqua la valeur d'un taux de hit global de 93%. Le stockage favorisant les
premiers niveaux est toujours optimal si 0:16. Il est probable que cette valeur soit
bient6t atteinte puisque est en augmentation permanente du fait de 'augmentation

rapide de la demande entrainant une augmentation de la valeur de cebit

Actuellement les colts de la memoire baissent plus vite que Ig cotts de la bande
passante et augmente de plus en plus cepassant actuellemnt la valeude 0.12. Il est
vrai que la popularie ne suit pas une loi Zipf(0.6) mais plutét une loi compose de
Zipf(0.6) et Zipf(0.8), mais dans tous les cas, la tendance future eselstockage entier
au premier niveau en evitant la maintenance excessive de la bandegssante entre
routeurs. La epartition des caches n'est pas forement gagnante pour a ogerateur

ou un fournisseur de contenu puisqu'il faut prendre en compte lesantselewes de la

bande passante par rapport aux codts de la nemoire.
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Figure 14.2 { Colts normali®es pour dierentes valeur de

14.1.2 Cooperation de caches

On restreint notre etude dans cette section au cas d'une epartition equitable de
nemoire comme c'est le cas pour CCN. Notre objectif est de determine le gain en
nmemoire et en bande passante en comparant le cas d'une coogeration desches et
le cas d'une non-coogeration des caches.

Il est clair que le gain en memoire qu'on peut avoir avec une cooperaion est tes
ineressant mais par ailleurs le gain en bande passante decroit. On chisit la cooperation
par epartition du catalogue, c'esta-dire que chaque niveau de cacheest destire a
stocker 1/5 du catalogue. Ainsi, on stocke le chunk nurrera dans le niveaui (mod 5).

Puisque les niveaux de caches traitent des catalogues disjoints et gues chunks
suivent la méme loi de popularie que les objets, il est simple @ trouver la probabilie
de hit des cachesa chaque niveau.
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. . - P nblevel nblevel i i
La quantie de memoire utiliee est : i-1 C1(nbr) . On note hitj(c;) la
probabilie de hit d'un cache de taille normalisee c¢; pour le niveau de cachda pour
une herarchie de caches fere- Is et un catalogue de tailleM .
La bande passante utilie pour la herarchie sans cooyeration est :
nblgrel 1
(nbr )™V 11 hit(cy)):
i=1
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Figure 14.3 { Comparaison entre caches cooperatifs et non cooeratifs

On remarque que les caches coogeratifs utilisent moins de memodér pour obtenir la
méme probabilie de hit global. Cependant, la quantie de bande passante consomnee
par les caches coogeratifs est plus importante que la quantie de lande passante
consomnee par les caches non coogeratifs.

14.2 Codts et politiques de remplacement

14.2.1 Politique LFU

On consicere une herarchie en arbre de caches LFU avec les objestocles du niveau
bas au niveau sugerieur suivant I'ordre cecroissant de leur populaie. La politique de
forwarding est une politique de recherche pere/ Is puisque le Is cherche l'objet en
suivant le chemin le plus court menant au serveur d'origine qui est [a@ au niveau
superieur de la herarchie. On consicere alors un catalogue de M obgts clases selon
un ordre cecroissant de popularie : 01; 02;03;:::; 0 . La taille des caches au niveau
estc . La gure [4.4]repesente notre herarchieaetudier et le table au[14.2.] pesente
les paranetres.
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Figure 14.4 { Reseau de caches avec une politique LFU

M taille du catalogue

Ci taille du cache au niveau i

G taille du cache au niveau i normaliec; = Ci=M

Pmi probabilie de miss de la hierarchie jusqu'au niveau i
Ky colt unitaire de la bande passante

Km colt unitaire de la nemoire

A Ebit d'enteea la hierarchie

nb; nombre de caches au niveau i

Pmcible | 1a probabilie de miss global cibke

La probabilie de miss au premier niveau Py, peut étre exprime pour LFU par :

_Mt G

Pm, VB

(14.1)

ou

Pm,=1 ¢}

D'une manere gererale, la probabilie de miss de la herarc hie de caches constitiee
des niveaux lai est exprinmee par :

Xi
Pmi =1 ( )t (14.2)
k=1

On suppose la probabilie de hit globale de la herarchie est »e a une valeur cible :

X 1
ng =1 ( Ck)
k=1
dai
1
ch=( Ppg* ) C: (14.3)

k=1
La fonction de colt peut étre exprinee par :
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X 1 X 1
cout= Akp(  pmyg)+  (nbc  nby)Cykm
k=1 k=1
o_ Akp - .
On pose “= MK On divise la fonction de colt par une constantek,M et on
obtient : "
X 1 Xk L X 1
couty = “W ( o)t )+ (nb nby)a:
k=1 i=1 i=1
L'optimum \eri e @cou =0 et @cous =0, pour une probabilie de hit global de
Q@¢ . O
1 :c1=Min( L - ;1). En posant = 70 on obtient :
T (nby nby PO T p gy '
a=Mn@(@ NF): (14.4)

A la gure [4.5] on trace la valeur de I'optimum en fonction de

1

0.8 |
0.6 +
0.4+

0.2

Figure 14.5 { La taille de cache optimale en fonction de .

On remarque que plus augmente, plus l'optimum correspond a un stockage au
premier niveau de cache. Pour =0:8,a partir de =5 I'optimum corresponda un
stockage entiera I'edge. Nous nous ineressons de plusa la dierence de codts entre
LRU et LFU, les esultats sont repesenes sur la gure 14.6

On remarque que la dierence de coolts entre politiques LRU et LFU diminue quand
la taille des caches augmente. Donc il n‘est pas utile dimpemengr une politique
maeriellement codteuse comme LFU car LRU su t.
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