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Résumé

Les r�eseaux orient�es contenus (CCN) ont �et�e cr�e�es a�n d'optimi ser les ressources r�eseau
et assurer une plus grande s�ecurit�e. Le design et l'impl�ementation de cette architecture
est encore �a ces d�ebuts. Ce travail de th�ese pr�esente des propositions pour la gestion de
tra�c dans les r�eseaux du future. Il est n�ecessaire d'ajouter des m�ecanismes de contrôle
concernant le partage de la bande passante entre 
ots. Le contrôle de tra�cest n�ecessaire
pour assurer un temps de latence faible pour les 
ux de streaming vid�eo ou audio, et
pour partager �equitablement la bande passante entre 
ux �elastiques. Nous proposons un
m�ecanisme d'Interest Discard pour les r�eseaux CCN a�n d ?optimiser l'utilisation de la
bande passante. Les CCN favorisant l'utilisation de plusieurs sources pour t�el�echarger un
contenu, nous �etudions les performances des Multipaths/ Multisources ; on remarque alors
que leurs performances d�ependent des performances de caches. Dans la deuxi�eme partie de
cette th�ese, nous �evaluons les performances de caches en utilisant une approximation simple
et pr�ecise pour les caches LRU. Les performances des caches d�ependent fortement de la
popularit�e des objets et de la taille des catalogues. Ainsi, Nous avons �evalu�e les performances
des caches en utilisant des popularit�es et des catalogues repr�esentant les donn�ees r�eelles
�echang�ees sur Internet. Aussi, nous avons observ�e que les tailles de caches doivent être
tr�es grandes pour assurer une r�eduction signi�cative de la bande passante ; ce qui pourrait
être contraignant pour l'impl�ementation des caches dans les routeurs. Nous pensons que
la distribution des caches devrait r�epondre �a un compromis bande passante/m�emoire ; la
distribution adopt�ee devrait r�ealiser un coût minimum. Pour ce faire, nous �evaluons les
di��erences de coût entre architectures.
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Abstract

Content Centric Network (CCN) architecture has been designed to optimize network re-
sources and ensure greater security. The design and the implementation of this architecture
are only in its beginning. This work has made some proposals in tra�c management rela-
ted to the internet of the future. We argue that it is necessary to supplement CCN with
mechanisms enabling controlled sharing of network bandwidth by competitive 
ows. Traf-
�c control is necessary to ensure low latency for conversational and streaming 
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 Interest Discard as a new
technique for CCN. We tested some of the mechanisms using CCNx prototype 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 evaluate the performance
of caches using a simple approximation for LRU cache performance that proves highly
accurate. As caches performance heavily depends on populations and catalogssizes, we
evaluate their performance using popularity and catalogs representingthe current Internet
exchanges. Considering alpha values, we observe that the cache size should be very large ;
which can be restrictive for caches implementation in routers. We believe that the distri-
bution of caches on an architecture creates an excessive bandwidth consumption. 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 evaluate di�erences, in cost,
between architectures.
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Introduction générale

Les r�eseaux orient�es contenus

L'id�ee de passer d'un r�eseau �a connexion point �a point �a un r�ese au orient�e contenu date
de plus d'une d�ecennie. En e�et le projet TRIAD 1 proposait d�ej�a une architecture ICN.
Cependant, peu de travaux ont �et�e construits sur la base de ce projet, sans doute parce que
les contenus �a cette �epoque n'avaient pas le même poids �enormequ'ils prennent actuellement
dans le tra�c Internet. Quelques ann�ees apr�es, d'autres propositions commencent �a �eclairer
la recherche dans le domaine des r�eseaux orient�es contenu.

DONA, une architecture orient�ee donn�ees a �et�e propos�ee en 2007 par Koponen et al. [1].
Elle se base sur l'utilisation de noms autocerti��es et incorpore des fonctionnalit�es de ca-
ching. Plus r�ecemment l'architecture CCN a attir�e l'attention de la communaut�e scienti-
�que, alert�ee par la croissance �enorme du tra�c de distribution de contenus et le succ�es
des CDNs proposant des services payants aux fournisseurs de contenus. Les CDNs utilisent
d'une mani�ere intelligente les chemins menant aux contenus et implantent des caches par-
tout dans le monde a�n d'acc�el�erer les t�el�echargements. Akamai reste le leader mondiale
dans ce domaine.

Les op�erateurs ne peuvent pas rester passifs dans cet univers des contenus et sont oblig�es
d'envisager une mise �a niveau de l'Internet a�n de r�eduire les coûts engendr�es par l'aug-
mentation rapide du tra�c de contenus, notamment de vid�eos. L'architecture CCN vient
au bon moment et suscite beaucoup d'int�erêt de la communaut�e scienti�que, d'autant plus
que celui qui propose cette architecture n'est autre que Van Jacobsontr�es connu pour des
contributions marquantes au d�eveloppement d'IP [2]. Plusieurs autres projets d'architec-
ture orient�ee contenu ont �et�e propos�ees dont 4WARD/SAIL [3] et PSIRP /PURSUIT [4].

Ghodsi et al. [5] ont compar�e les di��erentes propositions de r�eseaux ICN et ont dress�e
les points de divergences et les points communs entre ces architectures. Ils d�eplorent aussi
le peu de remise en question de l'utilisation des ICN en comparaison avec une solution
d'�evolution des CDNs.

Les architectures ICN pr�esentent plusieurs points communs de design. Les �echanges sur
ces architecture sont bas�es sur le mod�ele publish/subsribe, le nom de l'objet est publi�e, un
objet est demand�e par l'envoi de paquet Interest. Les caches ICN sontutilis�es pour tout

1http ://gregorio.stanford.edu/triad/
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type de donn�ees et protocole. Ils sont ouverts �a tout utilisateur qui peut ainsi d�eposer ses
propres contenus dans les caches. Tous les noeuds du r�eseau utilisent un cache localis�e au
niveau routeur et les contenus sont s�ecuris�es ind�ependammentde leur emplacement. C'est
le serveur d'origine qui signe les contenus, et les utilisateurs peuvent v�eri�er les contenus
grâce �a leur signature publique.

Les architectures di��erent dans certains points. Certains designs proposent la s�ecurisation
des contenus avec un m�ecanisme d'auto-certi�cation. Dans ce cas, les contenus portent des
noms qui n'ont pas de signi�cation �evidente pour l'homme (un code �a plusieurs caract�eres
par exemple). La s�ecurit�e des contenus est assur�ee par la signature des objets. L'utilisateur
peut v�eri�er l'authenticit�e de l'objet en validant sa signature au moyen d'une clef publique
r�ecup�er�ee grâce aux PKI.

Le routage orient�e contenus est aussi un point de divergence entre architectures, cer-
taines architectures pr�econisent le routage orient�e contenus bas�e sur BGP alors que d'autres
proposent leur propre mod�ele de routage. Dans tous les cas, ce domaine reste encore mal
explor�e et pose des probl�emes s�erieux de passage �a l'�echelle.

CCN

Van Jacobson propose la nouvelle architecture d'Internet orient�ee contenu nomm�ee CCN
(Content-centric networking) [2]. Cette architecture permettr ait une recherche directe d'un
contenu sans avoir �a identi�er son d�etenteur, comme dans le cas desr�eseaux IP.

En e�et, dans les r�eseaux IP les donn�ees sont recherch�ees par leur localisation et non pas
par leur nom. Un utilisateur cherchant une donn�ee doit avoir une information sur l'adresse
IP de la machine contenant cette information pour pouvoir la r�ecup�er er. Ce fonctionnement
pose plusieurs probl�emes de s�ecurit�e, de disponibilit�e et de complexit�e des processus de
r�ecup�eration de donn�ees.

L'architecture CCN a pour objectif de simpli�er les processus derecherche. Un utilisa-
teur cherche une donn�ee �a travers son nom. D�es lors que la requ^ete est lanc�ee, une demande
sous forme d'un paquet dit \Interest" est envoy�ee �a son routeur d' acc�es. Si la donn�ee n'est
pas pr�esente dans le content store de ce routeur, la requête se propage au fur et �a mesure
dans le r�eseau. Une fois la donn�ee trouv�ee, elle suit le chemin inverse de la requête de re-
cherche jusqu'�a l'utilisateur �nal et sera stock�ee dans un \Con tent Store" dans les routeurs
CCN interm�ediaires.

Cette architecture o�re plusieurs possibilit�es de disponibil it�e ind�ependamment de l'adresse
d'une machine. La s�ecurit�e est associ�ee directement aux donn�ees et pas aux \conteneurs"
( liens, routeurs, serveurs,...) ce qui permet d'ajuster de mani�ere tr�es 
exible le niveau
de s�ecurit�e �a la nature du contenu en question. Plus int�eres sant encore, les contenus ne
sont plus associ�es �a des conteneurs pr�ecis mais peuvent êtredupliqu�es �a volont�e et stock�es
notamment dans des m�emoires caches au sein du r�eseau.

Les contenus sont divis�es en \chunks", chaque chunk ayant typiquement la taille d'un
paquet IP. CCN respecte le d�eroulement logique d'une requête :un utilisateur demande
une donn�ee en �emettant des paquets de type \Interest" et re�coit en retour des paquets
de donn�ees de type \Data". A chaque paquet Interest correspond un seulpaquet Data et
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emitter of

Figure 1 { Un segment du r�eseau CCN reliant un utilisateur U1 �a une source S1

chaque paquet Data correspond �a un Chunk.
La �gure 1 repr�esente un segment d'un r�eseau CCN. Pour r�ecup�erer des donn�ees du

fournisseur P2, l'usager U1 envoie des paquets \Interest" pour le contenu demand�e au
travers des routeurs A et B. Supposant que les Content Stores de A etB ne contiennent
pas le document demand�e, les paquets Data suivent le chemin inverse de S1 vers U1 en
passant par B et A.

Pour g�erer l'envoi des donn�ees, trois types de m�emoires sont utilis�ees au niveau de
chaque noeud :

� Content Store : Dans cette base de donn�ees sont stock�es des objets physiquement.

� Pending Interest Table (PIT) : Dans cette table sont stock�es lesnoms des donn�ees et
les interfaces demandeuses correspondantes.

� FIB : par analogie avec IP, le FIB dans CCN stocke les pr�e�xes des nomsdes donn�ees
ainsi que les prochaines interfaces �a emprunter pour arriver �a la donn�ee. Cette table
est enrichie �a travers les d�eclarations de d�etention de donn�ees par les noeuds du
r�eseau.

Dans CCN il n'y a nul besoin d'acheminer les adresses source et destination �a travers
le r�eseau pour r�ecup�erer la donn�ee. Le format des paquets Interests et Data est explicit�e �a
la �gure 2.

Selector

Nonce

Content Name
Signature

Content Name

Signed Info

Data

In terest Packet Data Packet

Figure 2 { Format des paquets CCN
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A la r�eception d'un Interest par un noeud, ce dernier v�eri�e s i le chunk demand�e existe
dans son Content Store. Si c'est le cas, le paquet Data sera envoy�e �al'interface demandeuse.
Sinon le chunk demand�e sera recherch�e dans le PIT. S'il est trouv�e, l'interface demandeuse
sera rajout�ee au PIT. Si les deux bases de donn�ees ne fournissentaucune information, on
cherchera dans le FIB si une entr�ee matche avec le chunk recherch�e. Alors le paquet Interest
sera achemin�e vers les interfaces conduisantes �a la donn�ee. La table PIT sera mise �a jour
avec une nouvelle entr�ee pour le chunk en question.

A la r�eception d'un paquet Data par un noeud, une recherche est e�ectu�ee dans le
Content Store. Si une entr�ee matche, alors le paquet re�cu est supprim�e, car ceci implique que
le chunk est d�ej�a livr�e �a toutes les interfaces demandeuses. Sinon la donn�ee sera recherch�ee
dans le PIT. Si une entr�ee matche avec la donn�ee re�cue, elle sera achemin�ee vers les interfaces
demandeuses. Le chunk sera typiquement stock�e en même tempsdans le Content Store.
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Figure 3 { La recherche des donn�ees dans CCN

Dans l'exemple de la �gure 3, le noeud A cherche les chunks \video" et \image". Le FIB
du noeud A indique que les paquets Interests doivent être achemin�es vers l'interface 0 et 1
pour l'image, et vers l'interface 1 pour la vid�eo. A la r�eception de l'Interest demandant la
vid�eo par le noeud B, ce dernier ignore l'Interest re�cu car le PIT contient d�ej�a une entr�ee.
Cette entr�ee est mise �a jour. Cependant, quand le noeud B re�coit l'Interest demandant
l'image, il l'envoie �a l'interface 1 indiqu�ee par le FIB. Le noeud D, par la suite, achemine la
donn�ee vers le noeud A. Cette donn�ee sera stock�ee dans tous les Content Stores des noeuds
l'ayant re�cu ou transit�e.

Le s�equencement des paquets est �etabli grâce aux noms des chunks.Ces derniers sont
organis�es d'une fa�con hi�erarchique. Ainsi, pour demander un segment il faut indiquer le
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nom hi�erarchique du chunk demand�e dans le paquet Interest. Le FIB d�etermine l'interface
de sortie ad�equate grâce �a un algorithme \longest pre�xe match".

La gestion du tra�c

La gestion du tra�c consiste �a contrôler le partage de la bande passante des liens a�n
d'assurer la qualit�e de service des diverses applications. Le partage �equitable de la bande
passante entre 
ots r�epond aux exigences des 
ux sensibles �a d�ebit faible et prot�ege les 
ux
adaptatifs des 
ux gourmands. La gestion du tra�c dans les r�eseaux IP a fait l'objet de
plusieurs travaux de recherches, mais jusqu'�a pr�esent aucune solution enti�erement satisfai-
sante n'a �et�e trouv�ee.

Jacobson et al. proposent un mod�ele CCN bas�e sur un �echange Interest/Data : pour
recevoir un paquet Data, l'utilisateur devrait envoyer un paquet Interest. Ils assurent que
ce m�ecanisme r�ealise une bonne gestion de tra�c. Ceci est insu�sant en r�ealit�e. Tous les
utilisateurs n'utilisent pas un protocole de transport unique ; cedernier peut être modi��e
par l'utilisateur �nal. Il est alors n�ecessaire de d�e�nir des m�e canismes pour g�erer le par-
tage de la bande passante. La d�etection de rejets par num�eros de s�equences des paquets
n'est plus applicable sur CCN ; l'utilisation des multipaths et multichemins change l'ordre
des paquets, et le timeout ne su�t pas pour assurer de bonnes performances 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 paquets.

En plus des di��erences entre CCN et IP en termes de mod�ele d'�echange de donn�ees, les
CCN impl�ementent des caches au niveau de chaque routeur. Ainsi, l'utilisation des caches
r�eduit la consommation de bande passante, et les d�elais de transmission.

Contributions de la th�ese

Le rapport est structur�e comme suit :

� Gestion du tra�c dans les r�eseaux orient�es contenus : Nous proposons des m�ecanismes
pour g�erer les 
ots dans CCN, en identi�ant les 
ots par le nom d'objet, et en adaptant
le Fair queuing �a CCN. Nous proposons un m�ecanisme Interest Discard pour prot�eger
les op�erateurs des rejets de Data, un nouveau mod�ele de tari�cation,une d�etection
rapide des rejets pour contrôler les fenêtres des protocoles de transport, et nous
�evaluons les performances des Multipaths. Nous �evaluons les m�ecanismes propos�es
par simulation et exp�erimentation.

� Performance des caches : Nous �evaluons les types des contenus, leur taille, et leur loi
de popularit�e. Nous utilisons la formule de Che comme mod�ele analytique �able pour
mesurer les taux de hit des caches LRU, nous adaptons cette formule au cas Random,
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nous �evaluons le taux de hit d'une hi�erarchie �a deux niveaux, et nous proposons une
di��erentiation de stockage de donn�ees pour am�eliorer la probabilit �e de hit.

� Coûts des hi�erarchies de caches : Nous cherchons un optimum pour untradeo� bande
passante/m�emoire, nous e�ectuons une estimation des couts, nous appliquons les
calculs �a un cas r�eel de donn�ees de type torrents et nous comparons les performances
d'une hi�erarchie coop�erative et non-coop�erative.

Le travail de th�ese a contribu�e �a la r�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. Sbihi, Impact of tra�c mix on c aching perfor-
mance in a content-centric network, in IEEE NOMEN 2012, Workshop on Emerging
Design Choices in Name-Oriented Networking

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



Premi�ere partie

La gestion du tra�c dans les
r�eseaux orient�es contenus
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Chapitre 1
Introduction

1.1 Probl�ematique

Jacobson et al [2] remettent en cause l'architecture TCP/IP en constatant qu'il est n�ecessaire
de mettre en place une nouvelle architecture Internet r�epondantmieux �a la croissance ex-
ponentielle de la demande pour des contenus de tous types. Con�cu au d�ebut pour des
�echanges simples, l'Internet devient en e�et le moyen incontournable pour consulter les
sites du Web, �echanger vid�eos et audios, et partager des �chiers. Sonutilisation ayant
�evolu�e, son architecture devrait suivre.

Plusieurs projets sont consacr�es �a la conception du r�eseau du futur. La proposition CCN
de Jacobson et al. [2] est une des plus cr�edibles et a fait l'object denombreuses �etudes. Nous
avons constat�e cependant que la d�e�nition de cette nouvelle architecture reste incompl�ete,
notamment en ce qui concerne la gestion du tra�c. L'objet de la pr�esente partie du rapport
est de d�ecrire nos �etudes sur cette question.

Le contrôle de tra�c est essentiel a�n d'assurer aux 
ots audios et vid�eos des d�elais
faibles même quand ils partagent la bande passante avec des 
ots de donn�ees �a haut d�ebit. Il
importe �egalement d'empêcher d'�eventuels \
ots gourmands" d'alt �erer la qualit�e des autres

ots en s'accaparant une part excessive de la bande passante des liens qu'ils partagent.

Nous pouvons diviser les axes de recherches concernant la gestion du tra�c en 3 volets :

� Le partage de bande passante.Dans CCN comment faut il partager la bande passante
entre 
ots et comment identi�er un 
ot quand les adresses IP ne sont plus utilis�ees
dans les paquets ? Comment exploiter la particularit�e des r�eseauxCCN, dite de \
ow
balance", o�u les paquets Data suivent exactement le chemin inverse des paquets In-
terest.

� Le protocole de transport. La conception d'un protocole de transport sous CCN est
plus compliqu�e qu'en IP. En e�et, nous ne pouvons plus prendre encompte la suc-
cession des num�eros de s�equence des paquets comme garantie de non congestion, car,
sous CCN même sans congestion les paquets ne se suivent pas forc�ement. Un 
ot ne
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se dirige pas vers une destination particuli�ere et unique. Les paquets Data peuvent
venir de n'importe quelle source de donn�ees, y compris des caches, et peuvent suivre
des chemins di��erents.

� Multipath et multisource. Sous CCN le t�el�echargement des objets de sources multiples
devient une opportunit�e int�eressante pour augmenter les d�ebit s. Cette multiplicit�e
a l'avantage de pouvoir am�eliorer les d�ebits de t�el�echargment. Cependant, il y a
�egalement un inconv�enient car, les paquets empruntant plusieurs chemins di��erents,
l'opportunit�e d'exploiter les caches devient plus faible.

1.2 Etat de l'art

Lorsque nous avons fait les �etudes pr�esent�ees dans cette partie,�a partir du Chapitre 2, il
n'y avait pas de publications qui abordaient les questions mentionn�ees ci-dessus. Cet �etat
de fait a chang�e depuis et dans la pr�esente section nous �evoquonsquelques articles dont les
propositions peuvent mettre en cause nos choix.

1.2.1 Contrôle du tra�c au coeur du r�eseau

Nous proposons, dans le chapitre 2, la mise en oeuvre dans les �les d'attente des routeurs
d'un ordonnancement de type De�cit Round Robin (DRR) a�n d'assurer l '�equit�e du partage
de bande passante. Nous associons �a cet ordonnancement un m�ecanisme \Interest discard"
de rejet s�electif de paquets Interest dans la direction inverse. D'autres ont propos�e d'assurer
l'�equit�e du partage en ordonnan�cant plutôt les 
ots de paquets Inte rest dans un m�ecanisme
dit \Interest shaping". Dans ce cas, les paquets Data sont achemin�es dans une simple �le
FIFO.

Dans [6], Fdida et al. d�ecrivent un m�ecanisme d'Interest shaping impl�ement�e au niveau
de chaque routeur CCN. La �le de transmission des paquets Data est observ�ee et un seuil
de remplissage est �x�e. Le d�ebit des paquets Interest est r�egul�e suivant le d�ebit des paquets
Data et en tenant compte de la di��erence entre la taille de la �le d 'attente et le seuil.
Ainsi les paquets Interest peuvent être retard�es si le nombre de paquets Data stock�es en
�le d'attente d�epassent le seuil.

Dans l'article [7], Gallo et al. proposent un m�ecanisme d'Interest shaping presque iden-
tique �a la nôtre sauf que les paquets Interest subissent un retard d'envoi en cas de congestion
a�n de limiter leur d�ebit. Des �les virtuelles accueillent le s paquets Interest selon l'objet
recherch�e et un compteur est attribu�e �a chaque �le.

Les m�ecanismes d'Interest shaping peuvent provoquer des pertes de d�ebits dans certains
sc�enarios. Dans l'exemple de la �gure 1.1, si on applique l'Interestshaping sur tout le tra�c
on va retarder les paquets Interest ind�ependamment de leur appartenance aux 
ots. On va
alors transmettre plus de paquets Interest du 
ot2 que du 
ot1. Sachant que le 
ot 2 sur le
lien suivant perd en bande passante puisque la capacit�e du lien estinf�erieur �a la capacit�e
du lien emprunt�e par le 
ot 1, cette situation particuli�ere entrai ne une perte en capacit�e.

Il nous semble que notre choix d'agir directement sur le 
ux de donn�ees en imposant
l'�equit�e par ordonnancement DRR est plus robuste. l'Interest d iscard n'intervient alors
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Figure 1.1 { Exemple illustrant la perte en d�ebit en utilisant le shapin g sans classi�cation
par 
ot

que comme m�ecanisme de contrôle secondaire permettant le routeur de ne pas inutilement
demander des paquets Data qui ne peuvent pas être achemin�es �a cause de la congestion
sur la voie descendante. Il est notable aussi que le m�ecanisme d'Interest discard s'int�egre
naturellement avec l'ordonnancement DRR dans la même \line card".

1.2.2 Protocole de transport

Dans notre proposition, le protocole de transport n'est pas critique carle contrôle d'�equit�e
du partage est r�ealis�e par ordonnancement DRR. D'autres ont propos�e plutôt de maintenir
de simples �les FIFO en se �ant au protocole de transport pour le contrôle d'�equit�e.

Dans IP deux moyens permettent de d�etecter un rejet de paquet :les num�eros de
s�equences des paquets s'ils ne se suivent pas ou le timeout si le d�elai d'acquittement
d�epasse un seuil. Dans CCN les paquets Data, même s'ils ne subissent aucun rejet, n'ont
pas forc�ement le bon ordre puisque les paquets peuvent être re�cus de plusieurs sources
di��erentes. D'autre part le timeout calcul�e sur la base du RTT ch ange tout le temps et ceci
pourrait conduire �a des timeouts inopin�es.

Gallo et al. [8] d�e�nissent un protocole de transport d�enomm�e ICP ( Interest Control
Protocol). Ils proposent la d�etection de rejet par timeout mais en mettant �a jour r�eguli�erement
le seuil de temporisation selon un historique. CCN dans ses premi�eres versions proposait
un timeout �xe ce qui sanctionnait lourdement les 
ots en n�ecessitant une attente excessive
avant de d�etecter les rejets. Vu que les RTTs peuvent varier dans CCN non seulement �a
cause de la congestion, mais, du fait qu'on peut r�ecup�erer les objets de plusieurs sources,
cette d�etection par timeout semble di�cile �a mettre en oeuvre .

Dans notre approche, d�etaill�ee plus loin, nous proposons un m�ecanisme de noti�cation
explicite de congestion qui permettrait une d�etection rapide de congestion sans besoin de
timeout.

1.2.3 Multipath et multisource

Dans CCN, un utilisateur ne peut pas connaitre d'avance les chemins emprunt�es par les
paquets, car les paquets Interest ne contiennent que le nom de l'objet et le num�ero du



20 1.2. ETAT DE L'ART

paquet demand�e, sans aucune pr�ecision sur la destination. La di�cult�e alors de d�etecter
ou de s�eparer les chemins rend l'utilisation des protocoles de type MPTCP (multipath
TCP) quasiment impossible. De ce fait, on ne peut pas utiliser une fenêtre par chemin car
l'utilisateur n'a aucun moyen d'acheminer ses paquets en suivantun chemin pr�ecis. Ce sont
les routeurs qui choisissent le chemin d'un paquet Interest.

Gallo et al. [7] proposent un couplage entre protocole de transport multipath et un
m�ecanisme de forwarding au niveau des routeurs. Ils adaptent le protocole ICP au cas
multipath en collectant les RTT venant de di��erents chemins. En e�et, un paquet Interest
ne peut pas \savoir" �a l'avance vers quel chemin il serait achemin�e, mais, une fois achemin�e
par le r�eseau, un paquet Data \connait" surement le chemin qu'il a emprunt�e. Le r�ecepteur
peut donc identi�er et enregistrer les chemins emprunt�es par les paquets. Ceci permet
notamment d'estimer le RTT de chaque chemin.

Cette approche nous parâ�t lourde �a mettre en oeuvre. Dans notre proposition, on
envisage l'utilisation de multipaths mais l'imposition d'un ordonnancement DRR par 
ot
rend ine�cace les m�ecanismes de coop�eration �a la MPTCP. Nous envisageons donc d'autres
m�ecanismes pour �eviter les �ecueils d'un contrôle de congestionind�ependant par chemin.
Cependant, nous notons �egalement que le gain de d�ebit dû �a l'utilisation simultan�ee de
plusieurs chemins n'est r�ealisable que par des 
ots ne subissantpas de limitation au niveau
de l'acc�es. Cette observation nous m�ene �a croire qu'un seul chemin, judicieusement choisi,
peut largement su�re dans la grande majorit�e des cas.

Par ailleurs, Rossini et al. [9] identi�e un ph�enom�ene de \pollution " des caches caus�e par
l'utilisation des multipaths. Leurs r�esultats montrent des taux d e hit nettement inf�erieurs
en cas d'utilisation de chemins multiples, dû �a l'�eparpillem ent des copies de paquets dans
les di��erents caches.



Chapitre 2
Partage de bande passante

L'utilisation des caches au sein des CCN contribue �a l'am�elioration des d�elais de t�el�echargement
et r�eduit les probl�emes de congestion. Mais la demande en tra�c esten augmentation per-
manente, et il reste n�ecessaire d'utiliser des m�ecanismes degestion du tra�c.

En e�et, le contrôle de congestion est n�ecessaire pour assurer des d�elais n�egligeables pour
les 
ots voix et vid�eos, et pour �eviter une consommation abusive de la bande passante par
des 
ots agressifs. Des travaux ant�erieurs sur le r�eseau IP sugg�erent que le partage de bande
passante par 
ot impos�e par un ordonnancement dans les routeurs est une solution e�cace.
Il r�ealise en e�et une di��erentiation de service implicite et assure de bonnes performances.
Les 
ots dans les CCN peuvent être identi��es selon l'objet recherch�e et il est possible ainsi
d'appliquer une politique de congestion orient�ee 
ot.

Pour g�erer le tra�c et �eviter la congestion, nous adoptons donc une politique \
ow-
aware" o�u les actions de gestion tiennent compte de l'appartenance des paquets �a des 
ots.
Nous pensons que ceci est pr�ef�erable �a un contrôle de congestion o�u la performance d�epend
d'un protocole mis en oeuvre dans l'�equipement des utilisateurs, comme dans le r�eseau
IP actuel. En e�et, rien ne garantit l'utilisation �d�ele de ce proto cole. De plus, plusieurs
variantes de TCP qui voient le jour le rendant de plus en plus agressifvis �a vis des versions
ant�erieures.

2.1 Identi�cation des 
ots

Dans IP, un 
ot est d�e�ni par les adresses IP et les num�eros de port ; cela correspond
typiquement �a une requête pr�ecise et sp�eci�que. Dans un CCN, au niveau de l'interface
r�eseau, on ne peut acheminer qu'une seule demande pour le même objet. Un CCN utilise
le multicast en envoyant l'objet re�cu �a toutes les interfaces indiqu�ees dans la PIT. Nous
identi�ons un 
ot grâce aux noms de l'objet recherch�e et le fait que l es paquets sont observ�es
au même point du r�eseau et sont rapproch�es dans le temps.

La �gure 2.1 montre le format de l'entête des paquets en CCN. Les paquetsData et
Interest portent le même nom d'objet mais, actuellement, il n'y a pas moyen de parser
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chunk name

user supplied name version chunk number other �elds

object name

Figure 2.1 { Format des paquets CCN

ce nom car c'est le `chunk name' qui identi�e un paquet data. Le champ `object name'
pourrait être analys�e a�n d'identi�er d'une fa�con unique les paqu ets correspondants �a la
demande d'objet mais ceci n�ecessiterait une modi�cation du code CCNx.

2.2 Caches et �les d'attente

La d�eclaration faite dans l'article de Van Jacobson que \LRU remplace FIFO" semble
être inexacte. Une �le d'attente ne peut jouer le rôle d'un cache,et vice versa, puisque
la �le d'attente devrait être de taille faible pour permettre un ac c�es rapide �a la m�emoire,
alors qu'un cache devrait être de taille grande même si le temps d'acc�es est plus lent. On
d�emontre ceci par des exemples.

On consid�ere une politique d'ordonnancement id�eal (LFU) o�u les obj ets les plus popu-
laires sont stock�es dans un cache de tailleN . L'impl�ementation d'une telle politique est
possible selon [10]. On consid�ere des applications g�en�erant la majorit�e du tra�c Internet
comme YouTube et BitTorrent. La popularit�e des objets de ces applications suit la loi Zipf
de param�etre � , c'est �a dire que la popularit�e du i �eme objet le plus populaire est proportion-
nelle �a i � � . Des observations rapport�ees dans les articles [11] et [12] placent ce param�etre
�a 0.75 environ. On consid�ere que les objets ont tous la même taille et que le catalogue est
de M objets.

La probabilit�e de hit global h pour une politique LFU peut être exprim�ee par :

h =
P N

i =1 i � �

P M
i =1 i � �

:

Si on consid�ere un catalogue et une taille de cache assez grands, on ah � N
M

1� �
.

Pour 100 millions vid�eos Youtube de taille 4MB [13] il faut 640 GB de m�emoire pour
un taux de hit de 20 % ou de 25 TB de m�emoire 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 m�emoire pour un taux de hit de 50 %.

Par ailleurs, la taille d'une �le d'attente est au maximum �egale au pro duit de la bande
passante par le d�elai RTT [14] ; pour un lien �a 10 Gb/s et un d�elai de 200 ms, la taille d'une
�le d'attente est donc de l'ordre de 300 MB.

Il est donc clairement n�ecessaire de distinguer deux m�emoires di��erentes : des m�emoires
cache de grande taille pour le stockage des donn�ees, et une �le d'attente de taille beaucoup
moins importante et avec un acc�es rapide.
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Le contrôle du tra�c s'appuie sur la gestion des �les d'attente. Il est donc important
�egalement pour cette raison de bien reconnâ�tre la distinction entre ces �les et le Content
Store.

2.3 Le principe du 
ow aware networking

A�n de prot�eger les 
ots sensibles audio et vid�eo, des techniquespour la gestion de la QoS
comme Di�serv et Intserv ont �et�e propos�ees. Le marquage de paquets dans Di�serv est une
technique qui a �et�e impl�ement�ee pour prioriser les 
ots voix ou vid�eo. Cependant, c'est une
technique qui reste complexe �a mettre en oeuvre et sujette �aune possibilit�e de modi�cation
illicite du marquage. Il est bien connu par ailleurs que les approches orient�ees 
ots d'Intserv
sont trop complexes et ne passent pas �a l'�echelle.

On pourrait �eventuellement prot�eger les 
ots sensibles et assurer une certaine �equit�e
dans le partage des ressources en utilisant un protocole de transport comme TCP. Cepen-
dant, l'utilisateur garde dans tous les cas une possibilit�e de modi�er les impl�ementations
ou bien d'utiliser des versions agressives de TCP.

Nous pensons que le 
ow aware networking, d�eja propos�e pour les r�eseaux IP peut être
adapt�e aux r�eseaux CCN. Ceci consiste �a mettre en place deux fonctionnalit�es :

1. le partage �equitable de bande passante par 
ot,

2. le contrôle de surcharge.

Nous d�eveloppons ces deux points ci-dessous.

2.3.1 Partage des ressources dans les CCN

Le partage �equitable de la bande passante o�re plusieurs avantages tr�esconnus (voir [15],
[16], [17] et [18]). Nous citons �a titre d'exemple :

� les 
ots �emettant des paquets �a un d�ebit inf�erieur au d�ebit � equitable ne subissent pas
de rejets de paquets.

� les 
ot sensibles (conversationnels et streaming) ayant g�en�eralement des d�ebits faibles
sont prot�eg�es et b�en�e�cient d'un service de di��erentiati on implicite,

� les 
ots agressifs ne gagnent rien en �emettant des paquets trop rapidement car leur
d�ebit ne peut d�epasser le d�ebit �equitable.

Pour une utilisation �equitable de la bande passante, et pour prot�eger les 
ot sensibles,
nous proposons que le r�eseau CCN assure lui-même le partage �equitable des ressources
r�eseau. Les avantages de cette technique ont �et�e largement d�evelopp�es dans les articles
pr�ecit�es ; elle peut s'adapter parfaitement aux r�eseaux CCN.

Pour le partage �equitable des ressources, nous avons revu plusieurspropositions. Nous
comparons par simulations certains protocoles fair drop, et un protocole fair queuing. On
consid�ere un lien �a 10 Mb/s partag�e 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 : 
ux �a d�ebit constant de 3Mb/s

� Poisson : Un 
ux poissonien de paquets repr�esentant la superpositiond'un grand
nombre de 
ux de faible d�ebit. La �gure 2.2 pr�esente les r�esultat s obtenus.
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Figure 2.2 { Comparaison des protocoles fair drop et du protocole Fair queuing

Il est clair que le fair queuing est l'algorithme le plus e�cace. Il a �egalement l'avantage
d'être sans param�etre. Son passage �a l'�echelle a �et�e d�emontr�e �a condition d'assurer
�egalement un contrôle de surcharge.

En e�et, il a �et�e d�emontr�e dans [19] que le nombre de 
ots ne d�epas se pas quelques
centaines si la charge du r�eseau reste inf�erieur �a 90 %, une valeur de charge au-dessus
des exigences des op�erateurs. Le d�ebit �equitable pour un lien decapacit�e C et de
charge � est estim�e �a C(1 � � ) [20]. Dans un r�eseau �a charge normale (ne d�epassant
pas 90 %) ce d�ebit est largement su�sant pour les 
ots streaming et conversationnels.

Le partage �equitable n'est pas un objectif en soi, mais un moyen d'assurer un d�ebit
acceptable et de prot�eger les 
ots adaptatifs des 
ots gourmands. Ainsi, tout 
ot ne
d�epassant pas le d�ebit �equitable ne subit aucun rejet de paquet dont le d�elai est tr�es
faible. C'est aussi un moyen automatique pour assurer un fonctionnement normal sur
Internet sans se soucier des comportements de l'utilisateur �nal.

Notons que la possibilit�e de contourner l'imposition d'un partage �equitable par la
g�en�eration de multiples 
ots au lieu d'un seul est tr�es limit� ee [21]. Tr�es peu d'usagers
peuvent en fait �emettre du tra�c �a un d�ebit plus fort que le d�e bit �equitable. Le d�ebit
pour la plupart des usagers est limit�e par leur d�ebit d'acc�es. De plus, dans un r�eseau
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CCN o�u les 
ots sont d�e�nis par le nom de l'objet, la possibilit�e d e d�emultiplier les

ots est beaucoup plus limit�ee qu'en IP.

Nous proposons l'utilisation d'un algorithme d'ordonnancement comme DRR [22]
o�u les �les par 
ot sont mod�elis�ees par des listes chain�ees uti lisant une structure
nomm�ee ActiveList. Il a �et�e d�emontr�e que le nombre de 
ots dans Ac tiveList est limit�e
�a quelques centaines pour une charge ne pas d�epassant 90%, ind�ependamment de la
capacit�e du lien C [19]. Ces r�esultats d�emontrent le \scalabilit�e" de l'ordonnanceme nt
DRR.

2.3.2 Contrôle de surcharge

La demande en tra�c est le produit du d�ebit d'arriv�ee des 
ots par l a taille moyenne
d'un 
ot. On dit qu'un r�eseau est en surcharge si la demande d�epasse la capacit�e du
lien. Dans ce cas, le r�eseau est instable : le nombre de 
ots en cours crô�t et leur d�ebit
devient tr�es faible.

Le partage �equitable de la bande passante par 
ot n'est donc scalable que sila charge
du lien (demande divis�ee par la capacit�e du lien) est normale. On consid�ere la valeur
maximale d'une charge normale �egale �a 90%. Si la charge du r�eseau d�epasse90%, le
nombre de 
ots devient trop grand et donc lourd �a g�erer.

Pour contrôler la charge, on pourrait mettre en place un m�ecanisme de contrôle
d'admission. Ceci consiste �a �eliminer tout nouveau 
ot d�es que la charge du r�eseau
atteint une valeur maximale. Pour ceci, il faut sauvegarder une liste de 
ots en cours
et �ecarter tout nouveau 
ot arrivant. Cependant, pour un r�eseau bien d imensionn�e,
le probl�eme de surcharge ne se pose qu'en certains cas rares, comme parexemple une
panne sur un lien r�eseau.

Pour CCN, plutôt qu'un contrôle d'admission complexe et peu utilis�e, nous proposons
la simple suppression des paquets d'une certaine liste de 
ots a�nde r�eduire le niveau
de charge. Cette liste pourrait être d�e�nie de mani�ere arbitrair e (par une fonction hash
sur l'identit�e du 
ot) ou, si possible, de mani�ere plus s�elect ive en n'incluant que les

ots les moins prioritaires.



Chapitre 3
Mécanismes pour CCN

3.1 M�ecanismes pour les utilisateurs

L'usager dans un CCN doit participer �a la gestion du tra�c en modulant la vitesse
�a laquelle il envoie les Interests pour les chunks d'un même objet. L'utilisation du
protocole de transport adaptatif dans un r�eseau CCN �equip�e de l'ordonnancement
DRR n'est pas n�ecessaire pour assurer le bon fonctionnement du r�eseau. Cependant,
nous recommandons l'utilisation d'un protocole adaptatif pour �eviter l es r�e�emissions
multiples, dues aux rejets Interest.

3.1.1 D�etection des rejets

Nous proposons pour l'utilisateur un m�ecanisme de d�etection rapide de rejet dont
voici la description. Si un paquet est rejet�e 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 l'entête du paquet data sans le payload. L'utilis ateur, en recevant un
paquet data de payload nul, sait que le paquet a �et�e rejet�e, et donc r�eajuste la vitesse
d'�emission des Interests pour �eviter l'accumulation de r�e�em issions inutiles. Mieux
encore, une modi�cation peut être apport�ee �a l'entête du paquet data a�n de pr�eciser
qu'il correspond �a un discard.

Cette technique de d�etection de rejet est particuli�erement int�eressante dans les CCN,
puisqu'on ne peut pas se baser sur le s�equencement des paquets. En e�et, contraire-
ment �a TCP/IP, deux paquets qui se suivent �a l'origine ne se suivent pas forc�ement
�a la r�eception, car la source d'une donn�ee n'est pas forc�ement unique, et le chemin
n'est pas forc�ement le même pour tous les paquets.

Actuellement, dans l'impl�ementation CCNx, la d�etection est fait e uniquement en se
basant sur le timeout. Ceci reste tr�es impr�ecis, et peut poser des probl�emes. A titre
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d'exemple, avec un timeout �xe, comme c'est le cas de CCNx dans ses premi�eres
versions, une d�etection de rejet ne correspond pas forc�ement en fait �a un rejet, mais �a
un temps de propagation et de transmission d�epassant le timeout. R�eduisant la fenêtre
dans un tel cas ne fait que d�et�eriorer les d�ebits des 
ots malgr�e l a disponibilit�e de la
capacit�e dans les liens.

Un protocole de transport e�cace arrive �a d�etecter rapidement les r ejets. Ceci devient
plus di�cile lorsque le protocole de transport connecte l'utilisat eur �a deux sources ou
plus. Dans CCN, un utilisateur ne peut savoir �a l'avance s'il est servi par deux sources,
car la seule donn�ee qu'il d�etient est le nom d'objet. De plus, toute l'architecture du
r�eseau et la localisation des serveurs de donn�ees sont invisibles pour lui, ce qui est
le but de CCN. L'article de Caro�glio et al. [8] apporte une r�eponse �a ce probl�eme.
En utilisant un historique un peu large, on collecte des informations statistiques sur
le nombre de chemins utilis�es ainsi que les RTT recens�es pendant les �echanges, et
on construit, sur la base de ces informations, un protocole de transportmultipath
e�cace.

En tous les cas, nous sommes peu favorables �a l'utilisation des multipaths et multi-
sources. Les liens r�eseaux ont des capacit�es tellement grandes quele d�ebit d'un seul

ot ne peut gu�ere atteindre la capacit�e du lien. Le d�ebit des 
ots e st limit�e en fait
par le d�ebit d'acc�es au r�eseau qui est faible par rapport au d�ebit de s liens au coeur de
r�eseau. Donc, un seul lien non surcharg�e est largement su�sant pourq'un 
ot r�ealise
son d�ebit maximal. Par contre, nous sommes favorables �a des m�ecanismes de load
balancing en cas de surcharge de certains liens, ce qui devrait êtreassez exceptionnel
dans un r�eseau bien dimensionn�e.

Avec la d�etection rapide des rejets, le paquet Interest qui a subi le discard est trans-
form�e en paquet data sans payload, avec �eventuellement une modi�cation l�eg�ere de
l'entête a�n de signaler le discard. Le paquet traverse le chemin inverse en supprimant
au fur et �a mesure les entr�ees correspondantes �a la PIT. A la r�eception du paquet
data, l'utilisateur ou les utilisateurs corrigeront le probl�eme d�e tect�e en adaptant au
mieux le d�ebit d'�emission selon le protocole de transport.

3.1.2 Protocole de transport

Dans le cas d'un ordonnancement fair queuing, l'utilisateur ne gagne pas en bande pas-
sante en �etant tr�es agressif. Les r�e�emissions multiples d'Int erest sont une cons�equence
directe d'un protocole de transport agressif ne prenant pas en compte le feedback
r�eseau. Si le fair sharing est impos�e, comme nous l'avons sugg�er�e, le protocole de
transport n'est plus vu comme un outil pour r�ealiser le partage de bandepassante.

Le plus simple serait d'envoyer des paquets Interest �a d�ebit constant, mais dans ce
cas, le r�ecepteur devrait g�erer une large liste de paquets Interest en attente.

Nous proposons plutôt un protocole AIMD (additive increase/multiplicat ive-decrease)
comme TCP avec d�etection rapide de perte et en utilisant une fenêtre adaptative
CWND (Congestion Window). Le nombre de paquets Interest d'un 
ot qui t ransite
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dans le r�eseau ne doit pas d�epasser la taille de la fenêtre CWND. A la d�etection d'un
rejet par d�etection rapide ou timeout, la fenêtre est r�eduite suivant un facteur ; plus ce
facteur est proche de 1, plus le protocole est aggressif. En absence deperte, la fenêtre
CWND crô�t lin�eairement selon un certain taux. Encore, plus ce taux est grand, plus
le protocole est aggressif.

3.2 M�ecanismes pour op�erateurs

En plus de l'ordonnancement \fair queuing", nous envisageons un m�ecanisme pr�eventif
de rejet d'Interest. L'op�erateur devrait �egalement exploiter le s sources multiples de
certaines donn�ees en appliquant une strat�egie d'acheminement adapt�ee.

3.2.1 Motivation �economique

Il est important de mettre en place une motivation �economique pour encourager
l'op�erateur �a d�eployer cette nouvelle architecture. Il est � egalement important que le
fournisseur de r�eseau soit r�emun�er�e pour le tra�c qu'il �ecoul e.

On consid�ere que le fournisseur devrait être pay�e pour les dataenvoy�es ; par exemple,
dans la �gure 3.1, l'utilisateur U1 paye le fournisseur P1 pour les dataqu'il fournit, et
P1 paye P2 pour les data re�cus. Cette approche fournit bien la motivation n�ecessaire
pour d�eployer un r�eseau CCN muni de caches, car le fournisseur, en utilisant des
caches, ne serait pas amen�e �a acheter le même contenu plusieurs fois.

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

3.2.2 Interest Discard

L'utilisateur ne paye le fournisseur que s'il re�coit e�ectivement la donn�ee. Le four-
nisseur doit donc assurer un contrôle de congestion a�n d'�eviter la perte des donn�ees
transmises �a ses clients. Il a int�erêt �a rejeter les Inter ests en exc�es pour �eviter de rache-
ter des donn�ees qui ne peuvent pas être revendues �a cause d'une congestion �eventuelle.
A�n d'�eviter un tel probl�eme, nous proposons un m�ecanisme compl�e mentaire pour
prot�eger le fournisseur.

Supposons le lien AB dans la �gure 3.1 congestionn�e ; B va limiter le d�ebit des Interests
envoy�es vers le fournisseur P2 pour �eviter d'acheter des donn�ees qui ne seront pas
revendues �a l'utilisateur �nal U1 puisqu'elles seront perdues�a cause de la congestion.
Nous appelons ce m�ecanisme \Interest Discard".

On consid�ere le lien AB de la �gure 3.1. A re�coit les paquets Interest de U1 et renvoie
ces paquets vers B. B re�coit dans l'autre sens les paquets de donn�ees r�ecup�er�es du
fournisseur P2 et applique le De�cit Round Robin sur les paquets Data envoy�es vers A.
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Figure 3.1 { Les cartes r�eseaux des routeurs A et B travers�ees par des paquets Interest et
Data

B calcule en e�et un d�ebit d'�equit�e correspondant �a l'invers e du temp de cycle moyen
de DRR. Le d�ebit des Interest est limit�e par des rejets forc�es en utilisant un sceau
�a jetons. Le d�ebit des Interests est limit�e au d�ebit correspon dant au d�ebit �equitable
r�ealis�e actuellement par le DRR (tenant compte de la taille di��e rente des paquets
Interest et Data). Le sceau �a jetons est donc aliment�e au rythme de l'ordonnancement.
Notons que le DRR et le sceau �a jetons seront r�ealis�es dans la même carte r�eseau
facilitant ainsi leur couplage. Nous pr�esentons le pseudocode interest Discard, cet
algorithme doit être utilis�e au niveau de chaque interface r�eseau. Il est ex�ecut�e �a
l'arriv�ee d'un interest �a l'interface, et �a chaque cycle Roun d Robin incr�ementer tous
les compteurs de l'interface. Nous r�esumons ci-dessous l'algorithme ex�ecut�e au niveau
de l'interface r�eseau.

Algorithm 1 A l'arriv�ee d'un paquet interest �a l'interface r�eseau
R�ecup�erer le nom d'objet du paquet name
Calculer le hash du nom d'objethash
if f ile [hash]@ then

Cr�eer 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 r�eseau
i = 0
while i < M do

if f ile [i ]9 then
Servir le premier paquet def ile [i ]

end if
if f ile [i ] = ? et count[i ] = b then

Supprimer la �le physique f ile [i ]
end if
for i = 0 to M � 1 do

count[i ] = count[i ] + 1
end for

end while



Chapitre 4
Stratégies d'acheminement

L'architecture CCN o�re de nouvelles possibilit�es d'acheminement. Il est en particu-
lier possible d'utiliser plusieurs sources pour un même objet.Nous avons fait quelques
�etudes sur l'acheminement multi-sources. On d�emontre que les m�ecanismes 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 les possibilit�es r�eelles
qu'o�rirait un r�eseau CCN en fonction de sa politique de stockage. Nos �etudes dans
cette direction sont d�ecrites dans les deux parties suivantes dece rapport.

4.1 Multicast

Sur la �gure 3.1 les utilisateurs Ua et Ub demandent le même objet stock�e au niveau
du fournisseur S1. Si les demandes se passent en même temps, une seule demande sera
enregistr�ee au niveau du routeur B et donc le 
ot correspondant �a l'obj et demand�e
aura le même d�ebit des 
ots unicast dans le lien BS1. Il n'y a donc pas lieu de
distinguer ces 
ots dans l'ordonnanceur DRR.

Si les demandes sont d�ecal�ees dans le temps et que l'utilisateurUa commence le
t�el�echargement des paquets avant l'utilisateur Ub, il est possible que le d�ebit accord�e
au 
ot soit divis�e par deux au niveau du lien BS1. Mais puisque le routeur B est
dot�e d'une m�emoire cache, il est tr�es probable que l'utilisateu r Ub trouve les paquets
pr�ec�edemment t�el�echarg�es par Ua au niveau du cache B, et donc seuls les paquets
non t�el�echarg�es par U1 seront demand�es et traverseront le lienS1B . Le d�ebit des

ots multicast est donc �egal au d�ebit des 
ots unicast sur toutes les b ranches du
r�eseau. Il su�t que le temps de t�el�echargement d'un objet soit i nf�erieur au temps de
stockage de l'objet dans un cache. Encore, il n'y a pas lieu de distinguer ces 
ots dans
l'ordonnanceur DRR.
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Il est important alors de maintenir une m�emoire sauvegardant les paquets des 
ots en
cours, �evitant ainsi la division du d�ebit des 
ot par deux ou plus au c as o�u plusieurs

ots cherchant le même objet arrivent en même temps sur une interface r�eseau, et
que ces 
ot soient non synchronis�es.

4.2 Multisources

4.2.1 Protocole de transport Multipath

L'utilisation des multipaths n'a pas de sens que si les performancesdu r�eseau s'am�eliorent,
et que cette utilisation ne r�eduit pas le d�ebit des 
ots et leurs performances par rap-
port �a une utilisation compl�etement unipath. Il est important de v �eri�er que l'uti-
lisation du routage multipath ne diminue de mani�ere sensible la r�egion de stabilit�e.
Un r�eseau stable, est un r�eseau o�u les 
ots sont servis en un temps�ni, c'est �a dire
qu'aucun 
ot sou�re de congestion �a cause de la charge sur un lien de son chemin.

Dans un mod�ele enti�erement unipath, un r�eseau est stable �a condition que chaque
chemin r constitu�e d'un ensemble de liensL(r ) et travers�e par un ensemble de 
ots
S v�eri�e : X

k2 S

� k < C l 8l 2 L(r ):

Le fair queuing, que nous pr�econisons d'utiliser au niveau des routeurs, n'est pas
seulement b�en�e�que pour prot�eger les 
ot gourmands, et pour r�eali ser une certaine
�equit�e entre les 
ots, mais c'est aussi un moyen de maximiser lar�egion de stabilit�e.
En e�et, les auteurs de [23] ont d�emontr�e que le fair queuing o�rait u ne r�egion de
stabilit�e maximale, et donc permettrait une utilisation optimale du r�eseau.

Dans un r�egime multipath, les auteurs de [24] ont d�emontr�e qu'un r�eseau est stable
sous la condition : X

r 2 S

� r <
X

l2 L (s)

Cl :

4.2.2 Performance de MPTCP

A�n de mieux comprendre l'utilisation du routage multipath dans CCN, nou s avons
�etudi�e d'abord l'impact sur la performance des di��erentes ver sions de MPTCP en-
visag�ees actuellement pour le r�eseau IP. Les protocoles Multipaths sont class�es en
deux cat�egories : les protocoles non coordonn�es et les protocoles coordonn�es. Un
protocole de transport non coordonn�e permet de r�ecup�erer un maximum de d�ebit
mais cette augmentation de d�ebit p�enalise le d�ebit des autres 
ots car le 
ot multi-
path consomme plus de capacit�e que les autres. L'exemple illustr�edans la �gure 4.1
montre que l'utilisation du TCP non coordonn�e peut r�eduire le d�e bit des 
ots unicast
en o�rant plus de d�ebit aux 
ots multichemins, ce qui est loin de nos objectifs. En
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e�et, le 
ot f 1 partage le lien �a 2 Mb/s avec le 
ot f 2 malgr�e la disponibilit�e d'un
autre lien enti�erement d�edi�e pour lui et pouvant servir tout le d�ebit requis.

flux2
flux1

c=4 c=2

c=2

Figure 4.1 { Le TCP Multipath non coordonn�e n'assure pas l'�equit�e

Le MPTCP coordonn�e r�epond �a la condition de stabilit�e. Sa descri ption est pr�esent�e
par l'IETF 1 ; la RFC 6356 d�ecrit les fonctionnalit�es d'un protocole de transport
MPTCP. Il o�re beaucoup d'avantages tels que la �abilit�e en maintenan t la connexion
en cas de panne, le load balancing en cas de congestion ou l'utilisation du r�eseau wi�
et ADSL en même temps, par exemple, pour r�ecup�erer le même contenu. Chaque 
ot
utilisant MPTCP est subdivis�e en plusieurs sous-
ots, chacun �eventuellement suivant
un chemin di��erent. Chaque sous-
ot r d�etient sa propre fenêtre wr [25].

On trouve deux types de protocole MPTCP coordonn�e : le MPTCP semi coupl�e
et le MPTCP coupl�e. Dans le cas d'un protocole MPTCP coupl�e, �a la d �et�ection
d'un rejet, la fenêtre cwndr du sous-
ot r d�ecroit �a max(cwndr � cwndtotal =2; 1).
Dans le cas d'un contrôle de congestion MPTCP semi coupl�e la fenêtre d'un sous-
ot
d�ecroit selon sa propre fenêtre de congestion uniquement. En utilisant un MPTCP
enti�erement coupl�e, les fenêtres s'annulent �a tour de rôle rendant le fonctionnement
de ce protocole instable [26].

Dans notre proposition du module de gestion du tra�c pour CCN, nous avons propos�e
l'utilisation du Round Robin, il s'av�ere que le Round Robin invalid e le fonctionnement
du MPTCP coordonn�e. Les ajustements faits par l'utilisateur ne corrigent pas ce
probl�eme. Nous avons observ�e ce ph�enom�ene en simulant avec ns2 un tron�con de
r�eseau pr�esent�e dans la �gure 4.2.

Un 
ot MPTCP �emis par le noeud A est constitu�e de deux sous-
ot : TCP 0, qui suit
le plus long chemin vers le r�ecepteur MPTCP (noeud D) A-B-C-D, et T CP2, qui
suit le plus court chemin vers le r�ecepteur MPTCP A-D. Un 
ot TCP g �en�er�e par le
noeud E suit le plus court chemin E-B-C-F vers le r�ecepteur TCP.

Nous comparons dans un premier temps les d�ebits des 
otsT CP0 et T CP2 par-
tageant le lien B-C avec une politique Tail drop dans tous les noeuds dur�eseau.

La �gure 14.3 con�rme l'e�cacit�e du MPTCP coordonn�e qui r�ealise l'� equit�e en pre-
nant en compte toute la bande passante o�erte au 
ot, et non pas la bande passante
o�erte par un lien uniquement. Avec le MPTCP non coordonn�e le 
ot TCP 0 partage

1http ://datatracker.ietf.org/wg/mptcp/charter/
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Emetteur TCP

Recepteur TCP

Emetteur MPTCP Recepteur MPTCP

TCP0

TCP1

TCP0

TCP1

TCP0

1Mb

2Mb

Figure 4.2 { un r�eseau pour illustrer les Multipaths

(a) MPTCP coordonn�e (b) MPTCP non coordonn�e

Figure 4.3 { MPTCP coordonn�e priorise le 
ot unipath

�equitablement la bande passante avec TCP2, ce qui est �equitable localement sur le
lien, mais ne l'est pas globalement dans le r�eseau, puisque l'�emetteur TCP re�coit un
d�ebit suppl�ementaire du sous-
ot TCP1. Le protocole MPTCP coordonn �e corrige ce
probl�eme et o�re au 
ot unipath TCP1 plus de d�ebit que TCP0.

Nous recommen�cons le même sc�enario mais en appliquant une politique Round Robin
au noeud B. Nous observons le d�ebit des 
ots TCP0 et TCP2. On obtient les r�esultats
pr�esent�es dans la �gure 4.4 :

Le MPTCP coordonn�e avec Round Robin r�ealise une �equit�e par lien. Les 
ots TCP0 et
TCP2 partage �equitablement la bande passante au niveau du lien B-C, contrairement
aux r�esultats observ�es avec Tail Drop, ou le 
ot TCP2 gagnait plus de d�e bit. L'e�et
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Figure 4.4 { Le Round Robin annule l'e�cacit�e du MPTCP

des changements des fenêtres d'une mani�ere coordonn�ee sont invalid�es par le Round
Robin. L'e�et du partage �equitable local par lien du Round Robin est domi nant, et
le MPTCP coordonn�e perd son e�cacit�e.

Pour pallier �a ce probl�eme ,on propose un nouveau protocole MPRR(Multipath
Round Robin) permettant de r�ealiser l'�equit�e niveau 
ot et de pr �eserver les per-
formances du protocole MPTCP, le protocole MPTCP est d�ecrit par les algorithme
ci dessous :

Algorithm 3 A l'arriv�ee d'un paquet interest �a l'interface r�eseau I 0 et sortant de l'interface
I 1

R�ecup�erer le nom d'objet du paquet name
Calculer le hash du nom d'objethash
if f ile [hash]@ then

Cr�eer la �le ayant comme ID hash
Attribuer un compteur mark [hash] au 
ux
Initialiser le compteur mark [hash] = 0

end if
if interest marqu�e then

mark[hash]++ ;
else

envoyer le paquet interest �a l'interface I 1

if Une autre interface I 2 r�eseau est utilis�e par le 
ux name then
envoy�e un paquet interest marqu�e �a I 2

end if
end if
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Algorithm 4 A la sortie de l'interface r�eseau
i = 0
while i < M do

if f ile [i ]9 then
if mark [i ] == 0 then

Servir le premier paquet def ile [i ]
end if

else
mark[i]- - ;

end if
if f ile [i ] = ? then

Supprimer la �le physique f ile [i ]
end if

end while

Au niveau d'un routeur, si deux interfaces I1 et I2 sont utilis�ees pour envoyer les
paquets d'un 
ot f , �a chaque fois qu'un paquet Interest du 
ot f est envoy�e vers
une interface, un paquet Interest dupliqu�e et marqu�e serait envoy�e �a la deuxi�eme
interface. Les interfaces servant un 
ot multipath sont sauvegard�eesau niveau de la
FIB. Au niveau du cache, �a chaque fois qu'on re�coit un paquet Interest marqu�e, il
prendrait place dans la �le d'attente du 
ot f et le compteur Interest discard du 
ot
f serait d�ecr�ement�e. Mais ce paquet ne serait pas achemin�e vers les autres interfaces
du r�eseau, il est utilis�e uniquement pour mettre en place l'�e quit�e entre 
ots.

Chaque 
ot a une �le unique au niveau de chaque interface. La �le correspondante
au 
ot f est trait�e une seule fois �a chaque cycle Round Robin comme tous les 
ots
arrivants �a l'interface. A�n de v�eri�er notre protocole, on utilis e le simulateur Simpy
pour simuler le r�eseau de la �gure 4.5.

1,2

1,2

1

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

capacity=2Mb/s

Figure 4.5 { r�eseau simul�e avec Simpy

En utilisant le MPRR au niveau des interfaces on obtient les r�esultats pr�esent�es dans
la �gure 4.6 Le d�ebit du 
ot TCP0 partageant le lien avec le sous-
ot MPTC P TCP1,
et le d�ebit du sous 
ot MPTCP circulant sur le deuxi�eme lien TCP 2 en utilisant les
politiques Tail drop, Round Robin et MPRR sont repr�esent�es dans la �gure 4.6.
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Figure 4.6 { D�ebits des 
ots avec politique Tail drop (gauche) et Round Robin ( droite)

Le MPTCP o�re des d�ebits approximativement �equitables tenant com pte de la ca-
pacit�e global o�erte au 
ot. Le Round Robin assure une �equit�e au niveau de chaque
lien, ce qui a pour e�et de r�ealiser une in�equit�e au sens global enprenant compte de
la capacit�e globale o�erte.
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Figure 4.7 { D�ebits des 
ot avec politique Multipath Round Robin

Le MPRR corrige le probl�eme provoqu�e par l'utilisation du Round Robi n en r�ealisant
des d�ebits presque �equitables en prenant compte toute la capacit�e o�erte aux 
ots,
les graphes montrent une am�elioration par rapport au Tail drop traditionnel .



38 4.2. MULTISOURCES

4.2.3 CCN et routage multipath

Même si le MPTCP s'av�ere performant en utilisant Tail drop, ou en u tilisant le
MPRR, on ne peut pas faire enti�erement con�ance �a tous les utilisateurs de l'Internet.
L'utilisateur d�etient toujours la possibilit�e de modi�er son pr otocole de transport,
ou d'utiliser le MPTCP non coordonn�e, par exemple. Rien n'oblige l'utilisateur �a
participer �a la gestion de congestion.

On note aussi la di�cult�e d'impl�ementer un protocole MPTCP dans CCN, du fait que
l'utilisateur ne peut choisir la destination de chaque paquet. On pourrait envisager
une m�ethode statistique se basant sur l'historique des cheminstravers�es et leur RTTs.
Si on ne peut choisir le chemin qui serait travers�e �a l'�emission, il reste possible de
savoir le chemin qui a �et�e suivi par un paquet �a la r�eception en stockant les noeud
travers�es dans chaque paquet, par exemple [27]. Malheureusement cette m�ethode reste
compliqu�ee et demande beaucoup de modi�cations au niveau de chaque paquet. De
plus, la coordination des routeurs est n�ecessaire pour r�ealiser l'�equit�e globale dans le
r�eseau.

Nous pensons que les multipaths dans CCN ne devrait pas être g�er�espar les utilisa-
teurs, ou du moins les utilisateurs ne sont pas responsables de la gestion du tra�c dans
le r�eseau. Nous ne pouvons qu'�emettre des conseils permettant �a l'utilisateur d'uti-
liser au mieux la bande passante et d'�eviter les rejets d'Interests successifs rendant
leur protocole de transport compliqu�e �a g�erer. C'est le r�eseau qui devrait distribuer
les paquets �equitablement sur les liens disponibles.

4.2.4 Performances des multipaths

Nous pensons que les 
ots multipaths devraient être g�er�e par le r�eseau lui-même. Pour
�evaluer les performances des multipaths, nous proposons d'�etudier deux segments de
r�eseaux pr�esent�es dans la �gure 4.8.

N1

a) multiple single-hop sources

N1

N4

N3

N2S2

S3

S4

b) short paths and long paths

Figure 4.8 { Deux r�eseaux pour illustrer les Multipaths

Dans la �gure 4.8a, les 
ot arrivants au noeud N1 peuvent r�ecup�erer les donn�ees du
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routeur S1 localis�ee dans le noeudN1, sinon dans le cas o�u la donn�ee est introuvable,
la r�ecup�erer d'une des 3 sourcesS4,S2 ou S3.

Dans la �gure 4.8b, deux routeurs sont choisi aux hasard pour r�ecup�ererles donn�ees.
Nous comparons les 3 cas suivants :

{ un seul chemin qui correspond au chemin le plus court en nombre de sauts est
utilis�e par les 
ots,

{ deux chemins sont utilis�es conjointement,

{ on utilise un contrôle de charge s�electif qui consiste �a refuserl'acc�es au lien �a
tout 
ot multipath si le lien est un chemin secondaire, et si la charge du lien
d�epasse un certain seuil.

On utilise des simulations Monte-Carlo pour �evaluer le d�ebit moyen des 
ots en fonc-
tion de la charge, et comparer ainsi les performances des strat�egies d'acheminement.

La �gure repr�esente la bande passante en fonction de la charge. Pour le premier

(a) a (b) b

Figure 4.9 { MPTCP coordonn�e priorise les 
ot unipath

r�eseau 4.9(a) la charge maximale �a partir de laquelle le r�eseau est instable est de
5,29 exprim�ee en unit�es du d�ebit d'un lien. Ceci peut être p r�edit par calcul. Dans ce
cas, les chemins ont le même nombre de sauts. D�es qu'un chemin est surcharg�e on ne
peut plus l'utiliser. L'utilisation du r�eseau est maximal avec le DRR et le contrôle de
charge.

Les d�ebits du deuxi�eme r�eseau montrent que l'utilisation des chemins multiples sans
aucune strat�egie m�ene �a une perte en capacit�e (la r�egion de stabilit�e est r�eduite).
Dans ce cas le d�ebit o�ert est maximale au d�ebut. L'utilisation des ch emins unicast
o�re une meilleur capacit�e en tra�c, mais les d�ebits o�erts au d�eb ut sont plus faibles.
A�n d'o�rir des d�ebits plus importants �a faible charge, tout en o�rant une meilleure
capacit�e en tra�c, nous proposons d'appliquer le contrôle de charge s�electif.
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D�es qu'un seuil de d�ebit est atteint dans un lien, il faut refus er l'acc�es aux 
ots
multipaths si le lien appartient �a un chemin secondaire. Pour distinguer les chemins
secondaires et principaux pour un 
ot on peut marquer les paquets qui traversent un
chemin secondaire. On observe e�ectivement que les performancesobtenues avec un
contrôle de charge s�electif sont mieux que celles obtenus avec une utilisation exclusive
des chemins les plus courts, et �evidement mieux que l'utilisation al�eatoire des chemins
multipath.

En r�ealit�e les liens au coeur du r�eseau ont des d�ebits tr�es �e lev�es d�epassant le d�ebit
d'acc�es des utilisateurs. L'utilisation des chemins multiplesn'est pas forc�ement b�en�e�que,
les performances des caches localis�es au niveau des routeurs peuvent s�erieusement
d�ecroitre. Pour illustrer ce ph�enom�ene, on consid�ere un r�es eau simple repr�esent�e dans
la �gure 4.10.

A C

B

Figure 4.10 { tron�con de r�eseau pour d�emontrer l'impact des multipath sur l e hit global

Des 
ots arrivent au noeud A selon un processus de Poisson. Si l'objetse trouve
dans le noeud A alors le cache A r�epond �a la requête. Si l'objet demand�e se trouve
dans les deux caches B et C alors un des deux caches est choisi au hasard etl'objet
est r�ecup�er�e du cache choisi. Si un des caches contient l'objetet que l'autre ne le
contient pas, le chemin le plus long menant au cache d�etenteur d'objet est s�electionne
avec une probabilit�e P. Si aucun des caches B ou C ne contient l'objet alors il est
dirig�e vers le serveur d'origine �a travers le routeur B ou C (choisi au hasard). La
popularit�e des requêtes suit une loi Zipf(0.8). On trace la probabilit�e de hit global de
cette micro architecture en fonction de la probabilit�e de choix du chemin le plus long
pour di��erentes valeurs de la taille des caches. On choisit une taille de catalogue de
104 objets. Conform�ement �a la proposition CCN les caches ont la même taille.

Cette exemple illustre un contre exemple des b�en�e�ces tir�es par les multipaths. Même
si les multipaths paraissent comme une solution int�eressante pour augmenter le tra�c
v�ehicul�e sur Internet, son utilisation dans les r�eseaux CCN te l que pr�esent�e par Van
Jacobson ne parait pas forc�ement b�en�e�que. Ce constat a aussi �et�e d�emontr�e par
Rossini et al. [9]. Il est clair que le mieux pour les r�eseaux CCN estde n'utiliser les
chemins les plus longs que pour les cas extrêmes ou un 
ot ne peut être servi par son
chemin le plus court �a cause d'une charge maximale dans un lien du chemin, 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 comme choix prin-
cipal. Si un 
ot est rejet�e de son chemin le plus court �a cause de lasurcharge d'un
lien appartenant �a son chemin on peut dans ce cas seulement envisager d'emprunter
un chemin secondaire, �a condition que ce chemin n'atteint pas un certain seuil de



CHAPITRE 4. STRAT �EGIES D'ACHEMINEMENT 41

0

0.2

0.4

0.6

0.8

1

0 0.2 0.4 0.6 0.8 1

hi
tg

P

T=0.1
T=0.3
T=0.5
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chemin congestionn

Dtection de congestion

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

La �gure 4.12 montre un exemple de l'utilisation des multipaths dans CCN. Quand
un objet se trouve dans le cache D, les Interests suivent le plus court chemin A-B-D.
Mais quand le cache D re�coit l'Interest il ne peut le servir �a tra vers le chemin inverse
car une congestion est d�etect�e. Le 
ot est alors redirig�e vers le noeud d'avant B qui
propose un autre chemin vers le cache D. Le chemin �etant non congestionn�e le 
ot
emprunte le chemin A-B-C-D. La FIB du noeud B est mise �a jour a�n de v�ehiculer
tous les paquets Interest du 
ot vers l'interface menant au noeud C et non pas au
noeud D. D'autre part, un routage orient�e contenu est lourd �a mettre en place, une
mise �a jour des FIB �a chaque fois qu'un objet est supprim�e d'un cache peut avoir un
impact sur plusieurs tables, surtout si les tables enregistrent les paquets et non les
objets.



Chapitre 5
Simulations et
expérimentations

Nous avons test�e, par simulation et exp�erimentation certains des m�ecanismes que
nous avons propos�es.

5.1 Simulations

On consid�ere un lien �a 10 Mb/s partag�e entre un 
ot Poisson �a 5 Mb/s et un ensemble
de 
ots permanents. Les 
ots sont ordonnanc�es en utilisant le DRR. Le 
ot de Poisson
repr�esente de mani�ere simpli��ee un ensemble de 
ots de d�ebit beaucoup plus faible
que le d�ebit �equitable. Les paquets de ce 
ot sont suppos�es appartenir �a des 
ots
di��erents. Les 
ots permanents simul�es sont :

{ AIMD (7/8) : l'utilisateur �nal impl�emente un contrôle de congestion AI MD
avec facteur de r�eduction de la fenêtre CWND � = 7=8 et, pour ce 
ot, RTT =
10 ms.

{ AIMD (1/2) : l'utilisateur �nal impl�emente un contrôle de congestion AI MD
avec facteur de r�eduction de la fenêtre CWND � = 1=2 et RTT = 200 ms.

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

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

{ CBR : L'utilisateur �nal envoie des paquets Interest �a taux �xe corr espondant
�a un d�ebit constant de paquets data de 4 Mb/s.

42
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Les r�esultats sont r�esum�es dans les tableaux 5.1 et 5.2. On distingueles cas d'une
d�etection rapide par l'utilisateur nomm�ee \Rapid" et une d�etect ion par timeout �x�e �a
1s. On distingue aussi les deux cas avec \Interest discard" ou sans \Interest discard".

Table 5.1 { D�ebits en Mb/s

Flow
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
CWIN (5) 0.19 0.19 0.19 0.19
CWIN (100) 1.20 1.24 1.23 1.32
CBR 1.20 1.24 1.23 1.32

Table 5.2 { Taux de rejets et de discard (perte/discard)

Flow
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

Les 
ot agressifs CWIN(100) et CBR ont des d�ebits �a peu pr�es �egaux au 
ot T CP(7/8),
mais le taux de rejets des data des 
ot agressifs est tr�es important (30%pour le
CWIN(100) et 76% pour CBR) ; les rejets data sont convertis en rejets Interest en
utilisant le m�ecanisme Interest Discard. A partir de ces r�esultats, nous recommandons
que les utilisateurs choisissent un protocole de transport AIMD agressif avec donc un
facteur de r�eduction proche de 1.

5.2 Exp�erimentations

5.2.1 Fair sharing

Nous avons utilis�e comme algorithme d'ordonnancement le DDR [22]. Cet algorithme
utilise des �les virtuelles, chacune correspondant �a un identi�ant de 
ot. A la r�eception
d'un paquet, un hash est calcul�e �a partir du nom d'objet, et le paquet est plac�e dans
la �le correspondante �a cet identi�ant. Les �les sont impl�ement� ees comme une simple
liste chain�ee appel�e ActiveList . Lorsque la �le globale atteint une taille maximale, le
dernier paquet de la �le de 
ot la plus longue est supprim�e.
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  FIB

./ccnd

Content Store
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Discard de l'interest ou nom?

Identifier nom objet et calculer son hash

Alimenter les conteurs  chaque cycle Round Robin

Figure 5.1 { Testbed et interest Discard

5.2.2 Interest discard

On impl�emente un compteur pour chaque 
ot dans l' ActiveList du DRR. Tous les
compteurs seront incr�ement�es d'un quantum �a chaque fois que l'ordonnanceur DRR
compl�ete un cycle (parcours toutes les �les) jusqu'�a une valeur maximale b.

A chaque fois qu'un Interest correspondant �a un 
ot arrive sur la cart e r�eseau, le
compteur du 
ot est d�ecr�ement�e d'un quantum. Si un Interest ar rive et que le comp-
teur du 
ot correspondant �a l'Interest est �a z�ero, il faut suppri mer l'Interest.

5.2.3 Sc�enarios et r�esultats

Nous avons impl�ement�e un ordonnancement DRR [22] ainsi que l'Interest discard dans
un r�eseau basique de deux noeuds. Un lien full duplex interconnecte deux machines
Linux. Une machine joue le rôle du serveur et stocke des �chiers dedonn�ees, l'autre
machine est client, cherchant ces donn�ees. L'ordonnancement est impl�ement�e dans
l'espace noyau en utilisant une version modi��ee du module schsfq d�evelopp�e par
L.Muscariello et P.Viotti [28]. Cette nouvelle impl�ementation perm et l'identi�cation
des 
ots par les noms d'objets. L'Interest discard est impl�ement�e dans le noyau, les
modi�cations suivantes ont �et�e apport�ees :

{ Cr�eation d'un compteur par 
ot.

{ Incr�ementation de tous les compteurs �a chaque cycle DRR.

{ D�ecr�ementation d'un compteur �a chaque fois qu'un Interest est envoy�e.

{ Rejet d'un Interest si le compteur est nulle.

Au niveau du serveur, nous appliquons un shaping �a 10 Mb/s, lan�cons le d�emon ccnd,
et chargeons des �chiers dans le r�ef�erentiel. Au niveau de la machine cliente, nous
lan�cons le d�emon ccnd, et r�ecup�erons les objets stock�es dans le serveur en utilisant
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deux applications : l'application ccncatchunks2 impl�ement�ee par PARC, et l'appli-
cation cbr que nous avons d�evelopp�ee pour envoyer les paquets Interest �a un d�ebit
constant.

La �gure 5.2 repr�esente les d�ebits instantan�es dans le cas d'un ordonnancement FIFO,
et dans le cas d'un ordonnancement DRR.
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Figure 5.2 { D�ebits des 
ot : cbr et ccncatchunks2

Le 
ot ccncatchunks2 arrive �a avoir son d�ebit maximal en utilisant le De�cit Round
Robin, contrairement �a l'ordonnancement par d�efaut tail drop. Les r�e sultats des
exp�erimentations con�rment les simulations. L'Interest Discard permet de conver-
tir les rejets data en rejets Interest, ce qui aide �a conserver la bande passante et �a
prot�eger l'op�erateur.

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 m�ecanisme e�cace pour
�eviter les rejets data et donc �eviter un gaspillage de la bande passante.



Chapitre 6
Conclusion

Dans cette partie, nous avons propos�e un ensemble de m�ecanismes degestion du tra�c
pour la proposition CCN. Cet ensemble comprend quatre volets essentiels :

{ La gestion du partage de bande passante.Grâce �a l'identi�cation des 
ots par
les noms d'objets, il est d�esormais possible de d�e�nir un 
ot sous CCN. Nous
soulignions la n�ecessit�e de s�eparer �les d'attente et caches parce qu'ils n'ont
pas les mêmes exigences en termes de taille et de temps de r�eponse. La �le
d'attente devrait être de taille petite avec un temps de r�eponse rapide. Par
contre les caches sont plus grands mais exigent un temps de r�eponse moins
rapide et utilisent typiquement une politique LRU (remplacement de l'objet le
moins r�ecemment demand�e). Le partage de bande passante est assur�e au moyen
de l'ordonnancement fair queuing (DRR de pr�ef�erence) au niveau 
ot.

{ Des m�ecanismes pour utilisateurs.Nous conseillons l'utilisation d'un protocole
AIMD adaptatif, pas pour assurer l'�equit�e, qui est r�ealis�ee dire ctement par
DRR, mais a�n de limiter les pertes et le d�eclenchement de r�e�emissions mul-
tiples lourdes �a g�erer. L'utilisateur ne gagne rien en �etant agressif car le r�eseau
partage �equitablement la bande passante. La d�etection rapide des rejets assure
l'e�cacit�e du protocole de transport. Nous proposons donc une d�etecti on rapide
de rejets au niveau des routeurs. Si un paquet Interest ne peut être servi ou si
un paquet Data devrait être rejet�e, un paquet data sans payload est envoy�e vers
l'usager. Nous utilisons cette m�ethode car, dans CCN, l'existence de chemins
multiples entraine des probl�emes de s�equencement des paquets Data rendant
impossible la d�etection rapide de perte en contrôlant les num�eros de s�equence.
L'utilisation de sources multiples engendre en plus des variations importantes
du RTT rendant di�cile le r�eglage du seuil de Timeout.

{ Des m�ecanismes pour op�erateurs. Nous proposons un nouveau mod�ele de factu-
ration o�u un usager ou un op�erateur \ach�ete" des paquets de Data en �emettant
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les paquets Interest correspondants. Ce m�ecanisme incite les op�erateurs �a in-
vestir dans des ressources r�eseaux a�n de pouvoir \vendre" davantage de tra�c.
Les op�erateurs sont �egalement motiv�es �a utiliser les caches a�n d'�eviter le ra-
chat multiple fois d'un objet populaire. Nous proposons aussi un m�ecanisme
d'Interest discard qui limite les rejets Data et permet �a l'op�erateur d'�eviter de
demander des paquets Data qui ne peuvent pas être revendus en aval.

{ Des strat�egies d'acheminement. Le multicast sous CCN est compatible avec le
fair queuing que nous sugg�erons d'utiliser au niveau des routeurs.CCN utilise
le multicast comme une partie de la proposition de sorte que deux 
ux synchro-
nis�es demandant le même objet ne peuvent le t�el�echarger parall�element sur un
lien. Une seule demande est envoy�ee pour les deux 
ux, ce qui �evite la division
du d�ebit des 
ux due au fair queuing. Si les demandes ne sont pas synchronis�ees
l'utilisation des caches permet de maintenir le d�ebit de t�el�e chargement grâce au
stockage temporaire des paquets en cours de t�el�echargement. Par contre l'uti-
lisation du fair queuing peut poser un s�erieux probl�eme en ce quiconcerne les
multipaths. Le fair queuing annule le comportement du 
ux multipath coor-
donn�e et le transforme en un 
ux multipath non coordonn�e. Une �equit �e locale
par lien est r�ealis�ee mais l'�equit�e globale ne l'est pas car le 
ux multipath re�coit
plus de d�ebit qu'un 
ux unipath. Nous corrigeons ce probl�eme par la conception
d'un protocole MPRR (multipath Round Robin). Un protocole de type MPT CP
est di�cile �a r�ealiser sous CCN puisque l'utilisateur n'a aucu ne visibilit�e sur les
chemins utilis�es. Nous proposons donc une gestion par 
ot plutôt qu'une gestion
par paquet. Il su�t d'observer la charge des liens et de n'accepter aucun nouveau

ot sur un chemin long que si la charge des liens est assez faible. Nous avons
�egalement observ�e que l'utilisation de multipaths nuit �a l'e�c acit�e des caches
dans certains cas.

Suite �a nos observations li�es �a la d�egradation du taux de hit global due �a l'utilisation
des multipaths, une �etude des performances des caches est n�ecessaire, car la gestion
du tra�c en d�epend. Cette �etude est l'objet de la prochaine part ie.



Deuxi�eme partie

Performances des caches
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Chapitre 7
Introduction

7.1 Probl�ematique

Dans ce chapitre, nous traitons le probl�eme de la performance des caches dans les
r�eseaux orient�es contenus. Compte tenu des modi�cations majeures �a apporter aux
r�eseaux dans le cas o�u une mise en oeuvre de CCN est envisag�ee (mise �a jour des
caches, protocoles, m�emoires distribu�ees), il est important demesurer le gain apport�e
par cette architecture.

Il est primordial de mesurer la quantit�e et la mani�ere dont arrive nt les objets. Les
conclusions que nous pouvons tirer d'une �etude de performances d�epend de la popu-
larit�e des objets arrivant aux caches, et de la taille des catalogues.

Nous souhaitons apporter des conclusions pratiques en utilisant des donn�ees r�eelles.
On note que la di�usion de contenus repr�esente 96% du tra�c Internet. Ce contenu est
constitu�e d'un mix de donn�ees. Nous avons alors mis en place une �evaluation d'une
hi�erarchie de caches �a deux niveaux en utilisant un mix de 
ux re
�etant un �echange
r�eel de donn�ees sur Internet.

7.2 Etat de l'art

7.3 Contributions

Dans cette partie, on �evalue le taux de hit, pour une hi�erarchie de caches �a deux
niveaux, avec un mix de 
ux r�eel. Ceci en utilisant un mod�ele simple permettant
d'e�ectuer des calculs rapides pour des tailles importantes de cache. Ce mod�ele,
pr�ec�edemment propos�e dans la litt�erature, a �et�e test�e, v �eri��e, et d�emontr�e math�ematiquement.
Des simulations ont �et�e e�ectu�ees pour con�rmer son exactitude. Nous avons e�ectu�e
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les calculs en utilisant un mix de 
ux re
�etant le partage actuel du t ra�c sur Internet.
Nous proposons un stockage des contenus VoD au niveau des routeurs d'acc�es, vu leur
volume faible par rapport aux autres types de donn�ees. Les autres typesdevraient
être stock�es dans un cache tr�es volumineux, probablement constituant un deuxi�eme
niveau de caches.



Chapitre 8
Mesure du tra�c et
performances des caches

Pour estimer les taux de hit d'une architecture �a deux niveaux, il est primordial de
mesurer les caract�eristiques du tra�c, car les taux de hit d�ependent fortement de la
nature du tra�c et de son volume.

8.1 Mesure du tra�c

Nous pr�esentons les caract�eristiques du tra�c Internet, et nous discutons des pa-
ram�etres les plus importants pour nos �evaluations.

8.1.1 Types de contenu

Le \Cisco Visual Networking Index" publi�e en 2011 [29] classi�e le tra�c In ternet et
la demande globale pr�evue pour la p�eriode 2010-2015. 96% du tra�c repr�esente le
transfert de contenus susceptibles d'être stock�es dans les m�emoires cache. On peut
les classi�er en quatre cat�egories :

{ Donn�ees web : Ce sont les pages web visit�ees par les internautes.

{ Fichiers partag�es : G�en�eralement g�er�es par des protocoles pair �a pair, cr�eant
une communaut�e d'entraide : Un utilisateur (leecher) peut t�el�echarger un �chier
stock�e dans une des machines des autres utilisateurs (seeders). D�es que son
t�el�echargement est termin�e, le leecher devient �a son tour seeder. Les r�eseaux pair
�a pair rencontrent de plus en plus de probl�emes �a cause de la violation des droits
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d'auteur par leurs utilisateurs. Ces derniers peuvent mettre en t�el�echargement
du contenu ill�egal. R�ecemment, �a titre d'exemple, le site De monoid n'est plus
disponible, probablement �a cause de la violation des droits d'auteur.

{ Contenu g�en�er�e par les utilisateurs (UGC) : C'est un ensemble de contenus
g�en�er�es par les utilisateurs, ou directement mis �a disposit ion par ces derniers.
La communaut�e utilisant ce partage utilise des logiciels libres, descontenus avec
des licences de droit d'auteur 
exibles, permettant des �echanges simples entre
des utilisateurs, même �eloign�es g�eographiquement. A la di��e rence des r�eseaux
pair �a pair, les donn�ees sont sauvegard�ees sur les serveurs priv�ees du fournisseur
de contenu. Il d�etient alors la possibilit�e de v�eri�er les cont enus charg�es par les
utilisateurs avant leur publication.

{ Vid�eo �a la demande (VoD) : C'est une technique de di�usion de donn�ees
permettant �a des utilisateurs de commander des �lms ou �emissions. La t�el�evision
sur IP est le support le plus utilis�e. Le service VoD est propos�e g�en�eralement
par des fournisseurs d'acc�es Internet, et il est dans la plupart des cas payant. Le
contenu propos�e est lou�e pour une p�eriode donn�ee, assurant ainsi le respect des
droits num�eriques.

Les proportions du tra�c sont indiqu�es dans le tableau 8.1.

Fraction du tra�c ( pi ) taille de la taille moyenne
2011 2015 population(N i ) des objets (� i )

Web .18 .16 1011 10 KB
File sharing .36 .24 105 10 GB
UGC .23 .23 108 10 MB
VoD .23 .37 104 100 MB

Table 8.1 { Les caract�eristiques des contenus du tra�c Internet

8.1.2 La taille des contenus et des objets

{ Web : La soci�et�e Netcraft 1 publie chaque mois le nombre de sites, estim�e grâce
�a un sondage fait aupr�es de soci�et�es d'h�ebergement et d'enregistrement des noms
de domaine. Elle estime le nombre de sites actifs �a 861 379 152, en consid�erant
la moyenne de nombre de pages par site �a 2732 nous comptons plus de 2� 1011

pages web. Pour notre �etude, on suppose que le nombre de pages web est de1011

et leur taille moyenne est de 10KB [30].

{ Fichiers partag�es : On estime le nombre de �chiers partag�es grâce aux statis-
tiques relev�ees sur le site Demonoid3 �a 400 000 �chiers de taille moyenne de 7.4
GB. Nous arrondissons ces chi�res dans le tableau 8.1.

1http ://news.netcraft.com/archives/category/web-server-surv ey/
2http ://www.boutell.com/newfaq/misc/sizeofweb.html
3www.demonoid.me/
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{ UGC : Les contenus UGC sont domin�es par Youtube. Une �etude r�ecente, faite
par Zhou et al. [31], estime le nombre de vid�eos Youtube �a 5� 108 de taille
moyenne de 10 MB. Actuellement avec une simple recherche du mot clef "a" sur
Youtube nous comptons plus de 109 vid�eos.

{ VoD : Les vid�eos �a la demande sont estim�ees �a quelques milliers et sont de
taille moyenne de 100 MB. Ce sont sans doute des sous-estimations avec l'essore
r�ecente de certaines applications VoD mais elles sont su�samment pr�ecises pour
les �evaluations pr�esent�ees dans la suite.

8.1.3 Distribution de la popularit�e

La distribution de la popularit�e est un des �el�ements essentiels du calcul des perfor-
mances d'un cache.

{ Web : La popularit�e des pages web suit g�en�eralement la loi de Zipf : le taux de
demandesq(n) pour le ni�eme objet le plus populaire est proportionnel �a 1=n� .
Selon [32] et [30] le param�etre� varie entre 0.64 and 0.83.

{ Fichiers partag�es : Il est possible de calculer la popularit�e des torrents en
utilisant les statistiques extraites du site Demonoid. En entrant un mot clef,
on peut classer les torrents d'une mani�ere d�ecroissante suivant le nombre de
t�el�echargements en cours (mais le site ne permet l'a�chage que des10 000
premiers et les 10 000 derniers torrents). La loi de popularit�e correspond �a peu
pr�es �a une loi de Zipf de param�etre � �egal 0.82. On estime que la popularit�e du
site PirateBay suit une loi de Zipf de param�etre 0.75.
On trace la popularit�e des vid�eos partag�es pour deux sites "PirateBay" et "tor-
rentreactor" 4. Apr�es une recherche par mot clef, les sites a�chent les vid�eos et
le nombre de leechers correspondants. En choisissant comme mot clef la seule
lettre "a", et apr�es un tri d�ecroissant du nombre de leechers, nous tra�cons les
popularit�es pr�esent�ees dans 8.1(a) et 8.1(b). Pour le site torrentreactor, la po-
pularit�e 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 même observation concerne le
site PirateBay.

{ UGC : Les 
ux UGC suivent une loi de Zipf avec � estim�e �a 0.56 [11] ou �a
0.8 [13]. Des travaux r�ecents de Carlinet et al. [33] sugg�erent plutôt une loi
Zipf(0.88).

{ VoD : L'�etude de Carlinet et al. �evalue �egalement les VoD. La loi de populari t�e
n'est pas de Zipf, mais une combinaison de deux lois de Zipf. La premi�ere est
de param�etre 0.5 pour les 100 objets les plus populaires, la deuxi�emeest de
param�etre 1.2 pour les objets suivants. Des statistiques �etudi�ees par Yuet al. [34]
pour un service VoD en Chine sugg�erent une loi de Zipf avec� variant ente 0.65
et 1.

4http ://www.torrentreactor.net
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Figure 8.1 { La popularit�e des vid�eos partag�ees 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 mod�eles math�ematiques, on consid�ere g�en�eralement un ensemble
d'objets ayant des popularit�es �xes, ainsi qu'un catalogue d'objets � xe. C'est le
mod�ele dit \independance reference model" ou IRM. En r�ealit�e , les objets changent
de popularit�e et les catalogues ne cessent d'augmenter. Une prise en compte d'une
telle complexit�e ne peut être r�esolue par mod�ele math�ematiq ue, et est tr�es complexe �a
simuler. Cependant, la variance des popularit�es est n�egligeable par rapport au temps
de remplissage d'un cache. On peut consid�erer que les mod�eles sont applicables sur
un intervalle de temps o�u les popularit�es et les catalogues seront approximativement
�xes.

A�n d'appliquer ce mod�ele math�ematique, il faut aussi que les requêtes soient ind�ependantes.
Ceci est vrai si des demandes arrivent d'un grand nombre d'utilisateurs agissant de
fa�con ind�ependante. Ces conditions s'appliquent pour un premier niveau de cache.
Mais pour les niveaux sup�erieurs, la corr�elation des demandes invalide le mod�ele IRM.
Cependant, selon Jenekovic et Kang [35], la corr�elation des demandesqui d�ebordent
du premier niveau d'un simple r�eseau de caches �a deux niveaux, aun faible e�et sur
la probabilit�e de hit observ�ee. Nous avons d'ailleurs v�eri��e par simulation l'e�et de
la corr�elation des demandes pour un r�eseau de caches en arbre.

Pour conclure, les mod�eles math�ematiques bas�es sur l'IRM peuvent être appliqu�es
pour les r�eseaux CCN, car la popularit�e des objets varient d'une mani�ere faible par
rapport �a la vitesse de remplissage des caches et l'ind�ependanceest respect�ee.
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8.2.2 Les mod�eles analytiques

Une politique de remplacement LFU (least frequently used) reste la politique id�eale ;
mais, il est impossible de mettre en place cet id�eal car la popularit�e des objets est
en g�en�eral inconnue. Van Jacobson propose un ordonnancement LRU (least recently
used) dans tous les caches même si plusieurs travaux remettent en question les per-
formances r�eseau avec une utilisation exclusive de LRU.

Les �etudes de performance des r�eseaux CCN n�ecessitent l'utilisation de mod�eles
math�ematiques a�n de con�rmer et de g�en�eraliser les observations tir�ees des simula-
tions et exp�erimentations. Notre objectif, qui est d'�evaluer la p erformance pour les
tr�es grandes populations (jusqu'�a 1011 pages web, par exemple) et leur m�elange, n'est
pas envisageable par simulation. Les mod�eles exacts sont tr�es complexes, même dans
le cas basique d'un seul cache. La complexit�e de ces mod�eles croitd'une fa�con expo-
nentielle avec la taille des caches et le nombre d'objets. Il est donc plus int�eressant
de cr�eer des mod�eles simpli��es bas�es sur des approximations.

La majorit�e des mod�eles ont �et�e con�cus pour une politique de re mplacement LRU
avec le mod�ele dit IRM (Independent Reference Model). Quelques travaux r�ecents
ont trait�e cette probl�ematique. En e�et, G. Caro�glio et al. [36] proposent un mod�ele
g�en�eralis�e dans le cas d'un r�eseau de caches (architecture en arbre) ; ce mod�ele se
limite aux cas d'arriv�ees suivant un processus de Poisson et une loide popularit�e de
type Zipf avec � > 1. Ce mod�ele s'applique �a la mise en cache par paquet (comme
CCN) et prend en compte la d�ependance entre les paquets data d'un m̂eme objet. Un
autre mod�ele pour les r�eseaux de caches a �et�e propos�e par E.Rosensweiget al. [37] ;
c'est un mod�ele adapt�e �a toute architecture. Cependant, la complexit�e du calcul du
taux de hit, dû �a Dan et Towsley [38], limite cette approche �a des r�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 simple �a d�eployer et �a utiliser
qu'une mise en cache par paquet. La proposition de Cheet al. [39] est particuli�erement
int�eressante. Hormis sa facilit�e d'utilisation par rapport aux autre s mod�eles, sa grande
pr�ecision a �et�e d�emontr�ee dans plusieurs cas. On consid�ere un cache de tailleC, des
objets appartenant �a un catalogue de taille M arrivent au cache suivant une loi de
popularit�e pop(n) proportionnelle �a q(n). Sous un syst�eme conforme au mod�ele IRM,
la probabilit�e de hit h(n) d'un objet n selon l'approximation de Che est estim�ee �a :

h(n) = 1 � e� q(n)tc ; (8.1)

o�u tc est la solution de l'�equation :

C =
X

n

(1 � e� q(n)tc ): (8.2)
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Cette approximation est centrale pour le reste du travail. Voici quelques �el�ements
expliquant sa pr�ecision et sa validit�e comme mod�ele math�emati que. On note Tc(n)
le temps o�u exactement C objets di��erents de n ont �et�e demand�es. On suppose une
premi�ere demande de l'objet n faite �a l'instant 0, la prochaine requête pour l'objet n
a lieu �a � n , cette demande est un hit si� n < T c(n). La probabilit�e de hit de l'objet n
peut être exprim�ee par :

h(n) = P(� n < T c(n)) : (8.3)

Che et al. ont mesur�e par simulation Tc(n) et ont observ�e qu'il est presque d�eterministe
et montre une tr�es faible variation en fonction du rang même pour des catalogues
petits (catalogue de 10 000 objets). Cette variable est presque ind�ependante de l'ob-
jet n et est caract�eristique au catalogue On pose alorsE(Tc(n)) = tc que Che et
al consid�erent comme le \temps caract�eristique" du cache. Puisque les arriv�ees de
requêtes suivent un processus de Poisson, le temps inter-arriv�ee � n suit une loi ex-
ponentielle de param�etre q(n). On a donc la probabilit�e de hit h(n) de l'objet n, en
r�e�ecrivant (8.3 :

h(n) = P(� n < t c) = 1 � exp(� q(n)tc)

.

Dans l'intervalle [0,tc], nous avons exactementC arriv�ees sans compter l'objet n.
Donc, �a cet instant pr�ecis, parmi les M objets du catalogue,C objets exactement
sont arriv�es au cache �a l'instant tc, sans compter l'objet n. Ceci peut être exprim�e
par :

MX

i =1 ;i 6= n

P(� i < t c) = C

o�u � i est le temps s�eparant le d�ebut de l'observation t = 0 du temps d'arriv�ee de la
demande de l'objet i au cache donc exponentielle de paramêtreq(i ). Cette �equation
permet de calculer le temps caract�eristique des cachestc. Mais pour plus de facilit�e,
l'�equation devient :

P M
i =1 P(� i < t c) = C. Ceci est valable si la popularit�e individuelle

de l'objet est relativement petite par rapport �a la somme des popularit�es. En utilisant
le fait que � i est de loi exponentielle de param�etreq(i ), l'�equation devient l'�equation
(8.2), C =

P M
i =1 (1 � e� q(i )tc ).

L'approximation n'est pas seulement pr�ecise dans le cas, envisag�epar Che et al, d'un
grand cache et d'une population importante, mais �egalement pour des syst�emes tr�es
petits. Nous avons v�eri��e la validit�e de l'approximation par simu lation, pour un seul
cache de taille 104 et une loi Zipf(0.8) ou un cache de taille 16 et une loi g�eom�etrique
Geo(0.5). La �gure 8.2 montre la pr�ecision de l'approximation et sa validit�e même
dans le cas d'un petit cache.

Pour calculer le h(n), il faut d'abord trouver le tc qui est le z�ero de l'�equation (8.2).
Pour trouver le z�ero de cette �equation on utilise la m�ethode de Newton : On peut
trouver une valeur proche du z�ero 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 l'approximation de
Che : �a gauche,N = 104, popularit�e de Zipf(.8) , rangs 1, 10, 100, 1000 ; �a droite, N = 16,
popularit�e geo(.5), rangs 1, 2, 4, 8.

une suite de valeursx i jusqu'�a l'obtention d'une approximation satisfaisante. x i +1 est
calcul�e �a partir de la valeur de x i :

x i +1 = x i �
f (x i )
f 0(x i )

: (8.4)

Le x0 est choisi arbitrairement et on calculex1 en utilisant la formule 8.4. On recalcule
f(x1) et si f(x1) est su�samment proche de z�ero, x1 est alors le z�ero de f(x). Sinon on
calcule x2,... Nous constatons que la convergence est extrêmement rapide.

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 s�ejour

On consid�ere un cache de tailleC utilisant une politique de remplacement Random.
Dans cette politique, lorsqu'il faut lib�erer de la place pour cacher un nouveau contenu,
le contenu �a �eliminer est choisi au hasard. La taille du catalogue estM . On note Ts(n)
le temps de s�ejour de l'objet n. On commence nos observations sur des simulations
pour un catalogue de taille petite (100 objets), et un cache de 50 objets. Nous�etudions
le cas des objets arrivant suivant une loi Zipf(0.6) et Zipf(1.2). Les requêtes arrivent
avec un taux de 100 requêtes/s.

On lance la simulation pour 1 000, 10 000 et 100 000 it�erations. On trace dans ces
trois cas la moyenne du temps de s�ejourTs(n) en fonction de n (voir �gure 8.3).

On remarque que, plus le nombre d'it�erations augmente, plus la moyenne du temps
de s�ejour tend vers une valeur pr�ecise. Cette valeur est la même quelque soit le rang.
En se basant sur cette observation, on consid�ere que la valeur du temps de s�ejour est
ind�ependante de n (adoptant la même approximation que Che). LeTs est �xe quand
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Figure 8.3 { Temps de s�ejour en fonction du rang pour un cache Random

le temps de simulation devient grand, car tout objet du cache a la mêmeprobabilit�e
que les autres objets d'être �elimin�e. Son �elimination d�epen d surtout du taux de miss
du cache qui devient �xe et stable apr�es un certain temps de simulation.

Nous appliquons la formule de Little. La probabilit�e de hit d'un objet i est exprim�ee
par : h(n) = � (n)Ts(n) o�u Ts(n) est la moyenne du temps de s�ejour de l'objetn.
Ts(n) �etant �xe et ind�ependant de n on poseTs(j ) = Ts 8j . Le taux d'entr�ee dans le
cache est� (n) = (1 � h(n))pop(n) o�u pop(n) est la popularit�e normalis�ee de l'objet
n. On obtient alors : h(n) = (1 � h(n))pop(n)Ts

Finalement h(n) peut être exprim�e par :

h(n) =
pop(n)Ts

1 + pop(n)Ts
: (8.5)

La moyenne du temps de s�ejour peut être calcul�ee en utilisant l'�equation suivante
(comme dans le cas d'un cache LRU) :

MX

i =1

h(i ) =
MX

i =1

pop(i )Ts

1 + pop(i )Ts
= C: (8.6)

L'�equation (8.6) peut être r�esolue avec la m�ethode de Newton. Nous utilisons la valeur
Ts retrouv�ee dans l'�equation (8.5) pour d�eterminer les h(n).

Les valeursh(n) trouv�e par calcul et h(n) trouv�e par simulation sont compar�ees dans
la Figure 8.4 pour di��erentes valeurs de taille de cache et pour les deux lois, Zipf(0.6)
et Zipf(1.2) et pour di��erentes 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], l'approximation suivante est donn�ee :

Ts '
� CP

j 6= n q(j )
; (8.7)

o�u � C est une constante. On va discuter de la validit�e de cette approximation. Le
temps de s�ejour d'un objet n peut être exprim�e, comme repr�esent�e dans la �gure 8.5,
par une somme de tempst j o�u t j est la dur�ee entre deux requêtes successives.

Arrivee de l'objet n
Temps de sejour de l'objet n

t2t1 t3 ti

Arrivee de l'objet n
sortie de l'objet n

Figure 8.5 { Repr�esentation du temps de s�ejour

A chaque arriv�ee au cache, l'objetn peut être retir�e du cache avec une probabilit�e de
1=C si l'objet arriv�e n'appartient pas d�ej�a au cache. On suppose que toute nouvelle
arriv�ee au cache implique une mise �a jour même si cette arriv�eeest un hit. Soit n
�x�e. Calculons le temps de s�ejour Ts(n). Tout objet i arrive au cache suivant un
processus de Poisson de tauxq(i ). Les temps inter-arriv�ees Z i sont des variables
al�eatoires ind�ependantes de loi exponentielle de param�etreq(i ). La prochaine requête
susceptible de retirer l'objet n du cache se passe �a un tempsX n 1

X n 1 = inf
i 6= n

(Z i ): (8.8)
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Donc X n 1 suit une loi exponentielle de param�etre
P

i 6= n q(i ). Comme la politique de
remplacement est Random, on en d�eduit facilement que

Ts(n) =
YX

j =1

X n j (8.9)

o�u X n j est de loi exponentielle de param�etre
P

i 6= n q(i ), et Y est de loi g�eom�etrique
de param�etre 1 � 1=C sur N � , ind�ependant de (X n j ) j � 1.

D'o�u, en passant �a l'esp�erance dans l'�equation (8.9),

Ts(n) =
+ 1X

i =1

P(Y = i )
iX

k=1

E(X n k ): (8.10)

Or,
E (X n k ) = 1 =

X

j 6= n

q(j );

et comme Y suit une loi g�eom�etrique de param�etre 1 � 1=C sur N � , il vient que
E(Y ) = C. En e�et, une v.a. de loi g�eom�etrique de param�etre a sur N � est de
moyenne 1=(1 � a). En reportant dans l'�equation (8.10 le temps de s�ejour moyen peut
donc être exprim�e par :

Ts(n) =
E(Y )

P
j 6= n q(j )

=
C

P
j 6= n q(j )

:

Revenons �a l'approximation (8.7). L'id�ee sous-jacente dans [40] est qu'on peut ap-
proximer le temps de s�ejour de n en supposant que toute arriv�ee même un hit im-
plique une mise �a jour. Cela revient �a supposer que tous les objets autres quen sont
hors du cache. Intuitivement, cela est justi��e si

1) le cache est petit devant la taille du catalogue,

2) les objets les plus populaires sont hors du cache car ce sont eux qui contribuent
le plus �a

P
j 6= n q(j ).

Cette deuxi�eme condition n'est pas du tout naturelle. On va voir, en tra�cant les
di��erentes approximations du taux de hit, que cela est vrai pour une loi de popularit�e
de Zipf de param�etre � < 1 o�u les objets ont des popularit�es plus voisines que pour
� > 1 o�u les objets les plus populaires sont dans le cache avec forte probabilit�e.

8.3.1.3 Approximation de Gallo

Gallo et al [41] ont propos�e une approximation pour le taux de hit pour une valeur
de � > 1. La probabilit�e de miss d'un objet i est approxim�ee quand C est grand par :
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Miss (i ) =
� � i �

C � + � � i �

o�u

� � =
� �

�

sin ( �
� )

� �

:

Cela revient �a

hit g(i ) = 1 � Miss (i ) �
1

� � (i=C) � + 1
:

Donc tout calcul fait, le temps de s�ejour devrait être proportionnel �a
�

C �
sin ( �

� )
�
�

� �

pour � > 1.

On compare l'approximation du taux de hit avec l'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 valeurs de caches
mêmes petites (C � 20).
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Figure 8.6 { Comparaison des taux de hit avec l'approximation de Fricker et Gallo

8.3.2 Le cache LFU

Le cache LFU ne stocke que les objets les plus populaires. Donc, la probabilit�e de
hit LFU peut être calcul�ee, 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 probabilit�e de hit globale d'un cache LFU peut donc être exprim�ee par :

hit g =
CX

i =1

pop(i )

o�u pop(i ) est la popularit�e normalis�ee de l'objet i .

Pour une loi de Zipf, la popularit�e normalis�ee de l'objet i peut être exprim�ee par :

pop(i ) =
1=i�

P M
k=1 1=k�

Donc la probabilit�e globale de hit pour un cache LFU peut être exprim�ee par :

hit g =
P C

i =1 1=i�
P M

i =1 1=i�
:

Soit i un entier et t un r�eel tel que i � t � i + 1. Pour � > 0, on a :

1
(i + 1) � <

1
t � <

1
i � :

Donc,
1

(i + 1) � <
Z i +1

i

1
t � dt <

1
i � ;

d'o�u
(M + 1) 1� � � 1

1 � �
<

MX

i =1

1
i � <

M 1� �

1 � �

et
(C + 1) 1� � � 1

1 � �
<

CX

i =1

1
i � <

C1� �

1 � �
:

Puisque le nombre d'objets est grand, nous consid�eronsM + 1 � M . Nous utilisons
des caches d'au moins quelques centaines d'objets donc,C + 1 � C nous concluons
que :

MX

i =1

1
i � �

M 1� �

1 � �
et

CX

i =1

1
i � �

C1� �

1 � �
: (8.11)

La probabilit�e de hit global pour un cache LFU peut être exprim�ee par :

hit g =
�

C
M

� 1� �

;
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8.3.3 Comparaison des politiques de remplacement

On compare les deux politiques de remplacement LRU et Random en fonction 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 = 106 objets.

Il est clair que la politique LRU est plus performante que Random. On remarque aussi
que l'�ecart entre LRU et Random est r�eduit pour un � = 1 :2, ce qui est con�rm�e par
l'�etude de Gallo et al. [41]. Cet �ecart se r�eduit de plus en plus quand � grandit. Mais
pour une comparaison e�ective, il est imp�eratif de comparer le taux dehit global des
caches Random, LRU et LFU.
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Figure 8.7 { Taux de hit global en fonctions des tailles de cache normalis�e

On remarque que la di��erence des performances des caches est plus grande et visible
dans le cas d'un Zipf(0.6). Cette di��erence diminue pour un � = 1 :2, non seulement
entre LRU et Random, mais aussi LFU. Les caches deviennent aussi plus e�caces. Or,
selon notre �etude bibliographique et les statistiques tir�ees decertains sites fournisseurs
de donn�ees, on sait que le� est g�en�eralement < 1. La politique LFU dans ce cas
s'�eloigne largement de LRU et Random. Mais un petit �ecart est �a noter entre les
deux politiques de remplacement LRU et Random.



Chapitre 9
Les performances des
hiérarchies de caches

9.1 Caract�eristiques d'une hi�erarchie de caches

Pour �evaluer les performances des hi�erarchies de caches, il est important de pr�eciser ses
caract�eristiques. Une hi�erarchie de caches est di��erente d'une autre si un ou plusieurs
de ces caract�eristiques sont di��erentes.

9.1.1 Politique de remplacement

La fonction d'un algorithme de remplacement est de choisir un contenu �a remplacer
dans un cache quand le cache est plein, et qu'un nouveau contenu doit être enre-
gistr�e. Un algorithme optimal �elimine le contenu qui serait le moins u tilis�e. Pour
ceci, l'�evolution des popularit�es des objets devrait être connue. Puisque la varia-
tion des popularit�es des objets se produit sur un temps beaucoup plus grand que le
temps n�ecessaire pour remplir un cache, les pr�edictions futures peuvent se baser sur
le comportement pass�e ; ce qu'on appelleprincipe de localit�e . On trouve di��erentes
politiques de remplacement

{ LRU (Least Recently Used) : cet algorithme remplace le contenu utilis�e
le moins r�ecemment. Il se base sur le principe de localit�e temporelle. Un ob-
jet tr�es populaire sera demand�e plus rapidement qu'un objet moins populaire.
L'impl�ementation de cette politique est simple. Il su�t d'attri buer �a chaque
objet du catalogue un hash, le hash correspond �a une case permettant de rensei-
gner l'adresse de l'objet recherch�e (si l'objet n'existe pas, l'adresse correspond �a
NULL). Des pointeurs permettent de relier les objets et de sauvegarderl'ordre
des objets.

64
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{ LFU (Least Frequently Used) : cet algorithme remplace le contenu le moins
fr�equemment utilis�e. Il est optimal pour des popularit�es �xes , mais les variations
des popularit�es des objets le rend moins e�cace. Si les variations des popularit�es
sont lentes, LFU est un bon algorithme de remplacement. De plus, il est facile
�a impl�ementer, il su�t d'attribuer �a chaque contenu le nombre de fois o�u il a
�et�e demand�e. Par contre, son impl�ementation mat�erielle serait côteuse, car un
compteur devrait être attribu�e �a 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 politique �elimine le contenu correspondant �a
la donn�ee la plus r�ecemment demand�ee. Cette politique s'av�ere e�cace comme
politique de deuxi�eme niveau dans le cas d'une hi�erarchie de caches.

Gallo et al [41] ont d�emontr�e, par simulation et par calcul, que la di��e rence entre les
performances observ�ees entre un cache LRU et Random ne sont pas importantes, et
surtout pour des popularit�es d'objets suivant une loi de Zipf avec � > 1 (� = 1 :7).
Nous avons simul�e des caches LRU et Random avec une loi Zipf (0.6), le constat reste
le même. La di��erence constat�ee entre probabilit�e de hit obten ue avec LRU et celle
obtenue avec Random est faible. Mais cette di��erence atteint 16% danscertains cas.
Cette di��erence, même n�egligeable, peut r�eduire l'utilis ation de la bande passante
d'une mani�ere importante.

9.1.2 Les politiques de meta-caching

{ LCE(Leave Copy Everywhere ) : Les objets sont copi�es �a chaque cache
travers�e.

{ Fix [42] : Cette politique consiste �a mettre dans le cache un objet selon une
probabilit�e �xe.

{ LCD(Leave Copy Down) [42] : Copier uniquement dans le cache suivant.
Selon Laoutaris, cet algorithme o�re les meilleurs r�esultats dans tous les cas
�etudi�es, et donc parait le plus prometteur de tous.

{ ProbCache [43] : Un objet est copi�e dans un cache suivant une probabilit�e cal-
cul�ee en se basant sur le nombre de sauts travers�es. Psaras et al. pr�esentent
des r�esultats remettant en cause LCD comme meilleur algorithme de meta-
caching, mais la di��erence des performances reste petite entre les deux algo-
rithmes. D'autre part, Rossini el al. [44] constatent que, inversement, LCD o�re
de meilleurs r�esultats.

{ WAVE [45] : c'est un algorithme de meta-caching orient�e chunk. Il est similaire �a
LCD, sauf que des variables sont utilis�ees pour contrôler le stockagedes donn�ees
selon leur popularit�e. Les objets peu populaires ont peu de chance de traverser
tous les caches menant au demandeur. Cet algorithme semble plus complexe
que LCD, par opposition �a LCD qui stocke naturellement les objets lesplus
populaires tout pr�es des utilisateurs.
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{ Btw [46] : Cet algorithme se base sur le stockage des donn�ees uniquement dans
les noeuds pertinents du r�eseau, c'est-�a-dire ayant la probabilit�e la plus �elev�ee
d'aboutir �a un hit pour les objets demand�es.

Plusieurs �etudes mettent en valeur la politique LCD �a cause de son e�cacit�e constat�ee
par les �etudes comparatives, mais aussi par sa simplicit�e par rapportaux autres
politiques. L'�etude r�ecente de Rossini et al. [44] con�rme l'e�cac it�e de LCD par
rapport aux autres politiques propos�ees. Dans cette perspective, Laoutaris et al. ont
pr�esent�e une �etude portant sur une hi�erarchie LCD [47] ; cette �etude commence par
une comparaison entre plusieurs politiques de meta-caching. La politique LCD semble
être la meilleure avec MCD (Move copy down). Cette �etude pr�esente aussi un mod�ele
analytique pour calculer num�eriquement le taux de hit pour une hi�erarchie LCD �a
deux niveaux. La probabilit�e de hit au premier niveau d'un objet pour une hi�erarchie
de caches LCD est estim�ee �a :

h1(i ) = exp(� i � � 1 � 1)=exp(� i � 1) +
exp(� i � � 2)

exp(� i � � 2) � 1

o�u � 1 et � 2 repr�esentent les temps caract�eristiques des caches au premier et au
deuxi�eme niveau ; la probabilit�e de hit au premier niveau d�epend de la taille du
cache au deuxi�eme niveau.

La probabilit�e de hit au deuxi�eme niveau vient directement de la formule de Che
pour LCE, en supposant les arriv�ees au deuxi�eme niveau ind�ependantes. h2(i ) =
1 � exp(� � i � Miss 1(i ) � � 2) o�u Miss 1(i ) est le taux de miss de l'objet i au premier
niveau de caches. Les temps caract�eristiques sont calcul�es en utilisant la formule :P

i h(i ) = C o�u C est la taille du cache. Cette �equation peut être utilis�ee au premier
niveau comme au deuxi�eme niveau de cache.

Nous obtenons alors deux �equations �a deux inconnues,� 1 et � 2. On r�esout ces �equations
en utilisant la m�ethode de Newton appliqu�ee aux �equations �a deux inconnues. Pour
ce faire, on est amen�e �a calculer l'inverse de la matrice jacobienne pour trouver la so-
lution des �equations. Nous comparons le mod�ele math�ematique avec les simulations ;
nous observons les r�esultats dans le graphique 9.1 : Nous avons e�ectu�edes simula-
tions comparant la politique LCE et LCD jug�ee la meilleure de toutes les politiques
de m�etaching. Nous pr�esentons dans les graphes 9.2 les r�esultats dessimulations pour
une hi�erarchie de caches �a deux niveaux, avec 10 serveurs au premier niveau, attach�es
�a un serveur au deuxi�eme niveau. Les r�esultats montrent un avantage de LCD par
rapport �a LCE. Cet avantage diminue au fur et �a mesure que la taille des caches
augmente, r�eduisant ainsi l'utilit�e de LCD. LCD permet de r�edui re le nombre de
copies inutiles dans une hi�erarchie. La politique MCD, en plus decopier les objets
dans le cache inf�erieur, e�ace les objets dans les caches sup�erieurs, mais l'e�cacit�e de
cet algorithme reste presque identique �a LCD, surtout dans le cas d'une hi�erarchie �a
deux niveaux. Ainsi, LCD parâ�t la politique la plus simple et la plus rentable. Nous
comparons aussi la probabilit�e de hit globale des hi�erarchies a�n d'�evaluer l'e�cacit�e
globale des algorithmes :
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Figure 9.1 { Taux de hit calcul�e par simulation et mod�ele analytique de Che
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Figure 9.2 { Taux de hit au premier niveau pour une hi�erarchie LCE et LCD

9.1.3 Les politiques de forwarding

{ SPR (Shortest Path Routing) : Cette politique consiste �a chercher l'objet
en suivant le chemin le plus court vers le serveur d'origine.

{ Flooding [48] : Envoyer la demande �a tous les noeuds et suivre le chemin trouv�e.
Cette technique est lourde �a mettre en place et est tr�es coûteuse.

{ INFORM [49] : Chaque noeud sauvegarde les valeurs correspondant au temps
de latence n�ecessaire pour arriver �a une destination en passant par chaque noeud
voisin. Le noeud voisin, menant �a destination et o�rant le moins de temps pour
y arriver, est s�electionn�e pour r�ecup�erer ou envoyer les prochains paquets.

{ CATT [50] : Le choix du prochain noeud �a suivre pour arriver �a la donn�ee est
e�ectu�e suivant le calcul du param�etre nomm�e potential value. Ce p aram�etre
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Figure 9.3 { Taux de hit global pour une hi�erarchie LCE et LCD �a deux niveaux pour les
cas de bas en hautc1 = 0 :1, c1 = 0 :3 et c1 = 0:5

peut être �evalu�e selon le nombre de sauts, la situation g�eographique, ou la qualit�e
de la bande passante s�eparant le noeud voisin des noeuds contenant les donn�ees.

{ NDN [51] : Cette strat�egie est propos�ee actuellement pour les r�eseaux orient�es
contenus. Elle utilise des tables FIB, PIT et CS ; mais les FIB doivent être
remplies suivant une autre m�ethode. Cet algorithme suppose des tables FIB
compl�etes.

{ NRR(Nearest Routing Replica) : C'est une strat�egie id�ealiste qui consiste
�a trouver la copie la plus proche du cache. Cette politique est lourde �a mettre
en place car il faut maintenir des tables de routage orient�ees contenu tr�es dyna-
miques.

La majorit�e des algorithmes propos�es r�ecemment se basent sur le calcul de pa-
ram�etres de performances menant au cache contenant la donn�ee. Tout ceci n�ecessite
des m�ecanismes de signalisation et d'�echange de messages de contrôlea�n d'identi�er
p�eriodiquement les chemins menant �a tous les objets. Cette op�eration est non seule-
ment coûteuse, mais aussi pose des probl�emes de passage �a l'�echelle. SPR reste jusqu'�a
pr�esent l'algorithme le plus utilis�e, et le plus simple ne pr�esentant aucun probl�eme
de passage �a l'�echelle. Si la donn�ee est pertinente et populaire, elle devrait se trouver
dans l'un des caches du plus court chemin menant au serveur d'origine. Ce dernier,
est statique et invariable, sauf en cas de panne. L'utilisation des chemins secondaires
est conditionn�ee par des probl�emes de congestion dans le r�eseau.
La politique NRR semble être la politique la plus e�cace o�rant les m eilleurs taux
de hit. Nous comparons la politique SPF avec NRR a�n d'�evaluer la di��e rence entre
la politique la plus performante, et la politique la plus utilis�ee pour le routage. Les
r�esultats sont pr�esent�es 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 hi�erarchies de caches

Dans cette partie, nous �etudions le cas d'une hi�erarchie LRU, avec une politique de
forwarding se basant sur la recherche dans le serveur d'origine le plus proche. Nous
nous limitons au cas de deux niveaux de cache ; Sem Borst [52] a�rme qu'il n'y a
aucune utilit�e �a utiliser un cache coop�eratif de plus de deux n iveaux.

9.2.1 G�en�eralisation de la formule de Che

Il a �et�e mentionn�e dans la section pr�ec�edente que la corr�el ation des demandes �a un
deuxi�eme niveau de cache n'a qu'une petite in
uence sur les probabilit�es de hit. Nous
d�emontrons, par simulation, que la formule de Che reste valide pour un deuxi�eme ni-
veau de cache �a condition d'avoir su�samment de caches au premier niveau att�enuant
ainsi la corr�elation entre les caches.

On consid�ere un catalogue deM objets ; les demandes arrivent au premier niveau
suivant les lois de popularit�e Zipf( � ). On mesure la probabilit�e de hit global de l'ar-
chitecture �a deux niveaux, constitu�ee de n caches au premier niveau et d'un seul
cache au deuxi�eme niveau. Les caches au premier niveau ont la même taille C1. On
posec1 = C1=M , la taille normalis�ee des caches au premier niveau.T2 est la taille du
cache au deuxi�eme niveau etc2 = C2=M sa taille normalis�ee.

On utilise la formule de Che au deuxi�eme niveau de caches, en consid�erant la popu-
larit�e pop2(i ) de l'objet i �a l'entr�ee du cache au deuxi�eme niveau :

pop2(i ) = pmiss 1(i ) � pop1(i )

o�u pmiss 1(i ) est la probabilit�e de miss de l'objet i au premier niveau.
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La formule de Che au premier niveau s'applique normalement :

pmiss 1(i ) = exp(� pop1(i ) � tc1)

o�u tc1 est la solution de l'�equation

C1 =
X

n

(1 � e� pop1 (i )tc1 ):

La forumule de Che appliqu�ee au deuxi�eme niveau donne :

pmiss2(i ) = exp(� pop2(i ) � tc2)

o�u tc2 est la solution de l'�equation

C2 =
X

n

(1 � e� pop2 (i )tc 2 ):

La probabilit�e de hit globale hit g(i ) de l'objet i est calcul�ee de :

hit g(i ) = hit 1(i ) + hit 2(i ) � hit 1(i ) � hit 2(i )

et la probabilit�e de hit globale de toute l'architecture est :

hit g =
X

pop1(i ) � hit g(i ):

Comme on peut le remarquer, len n'intervient pas dans le calcul duhit g, Che propose
une formule plus complexe que l'�equation initiale incluant le n. La formule �etant dif-
�cile �a exploiter et nos calculs ne semblant pas donner des r�esultats plus satisfaisants,
nous souhaitons savoir si la forumule de Che pour un cache est valable aussi pour
plusieurs niveaux de cache. On compare les r�esultats des calculs avec les r�esultats des
simulations dans les cas suivants :

On remarque que les r�esultats des simulations sont proches des r�esultats de calcul
pour n = 5, l'approximation de Che devient de plus en plus exacte quen augmente.
Nous avons v�eri��e que l'approximation est tr�es pr�ecise pour n � 10.

On compare les taux de hit globaux �a chaque niveau de cache pour une hi�erarchie de
caches �a 5 niveaux obtenus par simulationhit gs et par calcul hit gc, les tableaux ci
dessous repr�esente le taux d'erreurTe pour des valeurs den de 2 et 5 (chaque noeud
�a n �ls). Le taux d'erreur est calcul�e ainsi :

Te =
hit gs � hit gc

hit gs

On e�ectue le calcul et la simulation dans le cas de caches de même taille normalis�ee
c(cas CCN),on poseTg la taille globale Tg = 5 � c; les conclusions tir�ees sont identiques,
même si les tailles de cache sont di��erentes d'un niveau �a un autre. Il est clair que
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Figure 9.5 { Probabilit�es de hit global pour � = 0 :6 pour un nombre de caches au premier
niveau �egal �a 2 (gauche) et 5 (droite)
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Figure 9.6 { Probabilit�es de hit global pour � = 0 :8

la formule de Che reste une excellente approximation, même pour une hi�erarchie de
caches, et �a tous les niveaux de caches. Chaque objet dans CCN est constitu�e d'un
certain nombre de chunks, On peut appliquer l'approximation de Cheau niveau des
chunks. On consid�ere que la d�ependance entre chunks est n�egligeable.

On consid�ere un catalogue de tailleM objets, un cache de tailleC ; chaque objetk est
de taille Tk et constitu�e de Tk=s chunks, o�u s est la taille d'un chunk. La probabilit�e
de hit du chunk oik de l'objet k est :

h(oik ) = 1 � exp(� pop(oik ) � tc)
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level M = 104 M = 105

Tg = 20%

level2 13% 17%
level3 23% 25%
level4 28% 29%
level5 30% 32%

Tg = 80%

level2 14% 17%
level3 23% 20%
level4 25% 30%
level5 28% 21%

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

level M = 103 M = 104

Tg = 20%

level2 10% 6%
level3 11% 13%
level4 11% 9%
level5 12% 10%

Tg = 80%

level2 1.3% 4%
level3 3.5% 6.8%
level4 5.8% 7.3%
level5 6% 6.9%

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

o�u tc est la solution de l'�equation :

C =
MX

k=1

Tk =sX

i =1

(1 � exp(� pop(oik ) � tc):

Les chunks appartenant au même objet ont la même popularit�e que l'objet :

pop(oik ) = pop(k):

Donc tc est calcul�e avec l'�equation :

C =
MX

k=1

(Tk=s) � (1 � exp(� pop(k) � tc):

9.2.2 Cas d'application : hi�erarchie de caches avec mix de 
ux

Comme soulign�e pr�ec�edemment, les donn�ees Internet sont non homog�enes. Plusieurs
cat�egories de donn�ees avec des lois de popularit�e et des tailles di��erentes partagent les
ressources r�eseaux. Nous nous limitons �a une hi�erarchie �a deux niveaux. On consid�ere
un r�eseau constitu�e d'un premier niveau de caches (situ�es dansles routeurs d'acc�es)
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reli�es �a un grand cache de deuxi�eme niveau situ�e au coeur du r�eseau (voir la �gure 9.7).
Notons que le deuxi�eme niveau serait r�ealis�e en pratique par un r�eseau de caches dont
les contenus seraient typiquement coordonn�es. L'�etude d'un tel r�eseau est l'objectif
de nos travaux suivants.

sources . .

. . .

layer 2

layer 1

users

.

Figure 9.7 { Hi�erarchie de caches �a deux niveaux

On consid�ere que le nombre de routeurs d'acc�es au premier niveau de caches est large ;
donc, les requêtes arrivant au deuxi�eme niveau de cache peuvent ^etre consid�er�ees
comme ind�ependantes (i.e., l'IRM s'applique pour le deuxi�emeniveau). La popularit�e
au deuxi�eme niveau de cache est �egale �aq0(n) = q(n)(1 � h(n)) ; il su�t d'appliquer
la formule de Che, en utilisant la nouvelle valeur de popularit�e, pour trouver la popu-
larit�e de hit au deuxi�eme niveau h0(n). La �gure 9.8 repr�esente la probabilit�e globale
de hit,

P
n q(n)(h(n) + (1 � h(n)h0(n))=

P
n q(n), en fonction des tailles de cache au

premier et au deuxi�eme niveau. La loi de popularit�e est de Zipf et la �gure montre
l'impact de son param�etre � .
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Figure 9.8 { Taux de hit(%) en fonction de la taille des caches dans les niveaux1 et 2 :
�a gauche, � = :8; N = 104 ; �a droite, � = 1 :2.

La même approche a �et�e appliqu�ee dans le cas d'un mix de tra�c, permettant ainsi
de quanti�er les tailles de cache aux deux niveaux pour une probabilit�e de hit cible.
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Figure 9.9 { Taux de hit(%) en fonction de la taille des caches dans les niveaux1 et 2 :
�a gauche tra�c UGC, � = :8 ; �a droite, 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 cache �a 1012, la probabilit�e de hit du tra�c VoD est de 80%. Avec un cache de
même taille, on ne peut d�epasser 20% de probabilit�e de hit pour les autres types de
tra�c : UGC, �chiers partag�es et web. Il serait donc n�ecessaire de choisir des tailles de
caches assez grandes. Les tailles de cache au premier niveau sont petites permettant
ainsi leur insertion �a un routeur d'acc�es. Les VoD peuvent ainsi être stock�ees au
premier niveau, contrairement aux autres types de donn�ees.

Dans la table ci-dessous, nous �evaluons la bande passante conserv�ee par une succes-
sion de deux caches ; le premier situ�e au premier niveau est de taille 1 TB , et le
deuxi�eme situ�e au deuxi�eme niveau est de taille 100 TB. L'�evaluat ion est e�ectu�ee
dans le cas d'un partage normal entre contenus, et dans le cas d'un premier niveau
r�eserv�e au VoD. Les r�esultats pr�esent�es correspondent au tra�c Mix de 2011 et 2015.
On remarque qu'un stockage exclusif du VoD au premier niveau am�eliore la pro-

Zipf VoD( � ) niveau1 R�eduction bande
passante au ni-
veau1

R�eduction bande
passante au ni-
veau1 et 2

2011 0.8 partag�e 17% 50%
VoD 23% 58%

1.2 partag�e 24% 50%
VoD 23% 58%

2015 0.8 partag�e 27% 59 %
VoD 37% 61%

1.2 partag�e 36% 59%
VoD 37% 61%

Table 9.3 { R�eduction en bande passante pourC1=1TB et C2=100TB

babilit�e du hit au premier niveau de cache ; ceci est plus signi�cative pour une loi
Zipf(0.8). Dans tous les cas, un stockage discriminatoire des VoD au premier niveau
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am�eliore le taux de hit global r�esultant des deux caches, que ce soit pour une loi
Zipf(0.8) ou Zipf(1.2) ; la di��erence devient moins importante pour l e tra�c futur en
2015.



Chapitre 10
Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons �evalu�e la nature, la quantit�e et la popularit�e des objets
�echang�es sur Internet, le tra�c �etant presque majoritairemen t du contenu distribu�e.
Nous avons par la suite �evalu�e les performances d'un cache LRU ; pour cefaire nous
avons test�e la formule de Che. Cette derni�ere est facile �a utiliser num�eriquement,
valable pour toute valeur de � de la loi de Zipf et pour plusieurs autres lois de
popularit�e. Nous avons expliqu�e les raisons de son exactitude, en sebasant sur la
d�emonstration pr�esent�ee par Fricker et al. [40]. Nous avons aussi explor�e le cas d'un
cache Random, et compar�e ses performances �a celles d'un cache LRU. Nous avons
d�ecrit les caract�eristiques d'une hi�erarchie de caches, et compar�e les perfomances
des politiques de m�etacaching et forwarding optimales avec des politiques d'usage.
Nous avons constat�e �a travers un exemple en se basant sur des donn�ees repr�esentant
l'�echange actuel sur Internet que pour des lois de popularit�e Zipf avec un param�etre �
<1 il faut choisir des taille de cache tr�es grands pour r�eduire d'une mani�ere signi�cative
l'utilisation de la bande passante, ce qui est techniquement di�cile �a mettre en place
au niveau d'un routeur, ce qui nous m�ene �a penser qu'un d�eployment au niveau
applicatif est plutot convenable. Dans la partie suivante nous comparonsles couts
des hierarchies distribu�es �a la CCN et des hierarchie centralis�ees �a la CDN qui nous
paraissent techniquement plus convenables.
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Troisi�eme partie

Coûts d'une hi�erarchie de caches

77



Chapitre 11
Introduction

11.1 Probl�ematique

Dans la partie pr�ec�edente, nous avons propos�e un stockage di��erenci�e pour am�eliorer
la probabilit�e de hit de la hi�erarchie. Or, en stockant la majori t�e des contenus au
deuxi�eme niveau, la consommation de la bande passante est plus �elev�ee. Pour les
op�erateurs, deux crit�eres importants leur permettent de prendre des d�ecisions pour le
stockage de donn�ees : les coûts et la di�cult�e de mise en oeuvre. Puisque les r�eseaux
de caches comme CCN sont distribu�es, il faut prendre en compte, enplus du coût
de la m�emoire, le coût de la bande passante. Plus l'op�erateur investit en m�emoire,
moins il investit en bande passante et vice versa. L'op�erateur est amen�e �a d�eterminer
un tradeo� optimal entre bande passante et caches.

D�eploy�es depuis des ann�ees, les CDN deviennent un acteur principal g�erant le contenu
des sites les plus connus et utilis�es �a travers le monde. Les CDN, contrairement aux
CCN, sont des hi�erarchies centralis�ees et non distribu�ees. Entre une technologie d�ej�a
exp�eriment�ee et une technologie en cours de recherche, le choixde l'op�erateur est vite
fait ; les CDN sont d�ej�a d�eploy�es et utilis�es, ne n�ecessi tant aucune mise �a jour au
niveau des routeurs ou des protocoles r�eseau. Le seul enjeu pouvant encourager les
op�erateurs �a opter pour une architecture distribu�ee est le coût. Le travail de Ghodsi
et al. [5] n'apporte pas cet espoir pour l'avenir des r�eseaux CCN ; cetarticle vient, en
plein milieu de notre travail de recherche, remettre en cause l'utilisation des CCN �a
l'avenir.

Les arguments avanc�es par Ghodsi et al. sont :

{ La di�cult�e de changer tout le mod�ele Internet de l'orient�e IP v ers l'orient�e
contenu. La convergence vers un r�eseau orient�e contenu n�ecessite un change-
ment au niveau des routeurs et des protocoles. Ceci n�ecessiteraitbeaucoup 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 n�ecessaire pour
l'impl�ementation de PKI assurant la s�ecurit�e des donn�ees.

{ Pour des caches de grande taille, il a �et�e prouv�e que la coop�eration n'apporte
que tr�es peu de gain ; donc l'utilit�e de distribuer la m�emoire s ur tous les routeurs
n'est pas forc�ement b�en�e�que.

En plus de ces arguments, notre travail pr�esent�e dans [40] montre qu'une r�eduction
signi�cative de bande passante n�ecessite l'utilisation de caches de tr�es grande taille,
d�epassant largement la taille de la m�emoire pouvant être ajout�ee �a un routeur [53].

Notre probl�eme revient �a �evaluer les coûts d'une architectur e de cache distribu�ee :
qu'est ce qui coûterait plus cher, mettre des petits caches partout ou de grands caches
au premier niveau ? Ou plus exactement dans une architecture en arbre, comment
faut-il choisir la taille de cache dans les di��erents niveaux pour avoir un taux de hit
cible avec le moindre coût ?

11.2 Etat de l'art

Certaines �etudes abordent le probl�eme de l'optimisation en �xant u n ou plusieurs
param�etres. Par exemple, Dario Rossi et Giuseppe Rossini [54] se sontd�ej�a pench�es
sur ce probl�eme. Ils ont conclu que l'utilisation de caches de tailles di��erentes ne fait
augmenter le gain que de 2,5% dans le meilleur des cas, et qu'il vaut mieux utiliser
la même taille de cache, vu le gain faible et la d�et�erioration de la rapidit�e d'un cache
quand sa taille augmente. Dans cette �etude, la taille globale de cachesa �et�e �x�ee. Le
coût de caching est donc �x�e et le facteur de performance est le taux de hit. Le coût
de bande passante n'a pas �et�e pris en compte. Une con�guration est pr�ef�erable �a une
autre si sa probabilit�e de hit est meilleure. On voit que ceci n'est pas su�sant. Par
ailleurs, le param�etre � de la loi Zipf de popularit�e est suppos�e sup�erieur �a 1, ce qui
n'est pas conforme aux mesures.

Sem Borst et al. [52] calculent les coûts de bande passante et proposentun algorithme
de coop�eration pour le placement des donn�ees dans une hi�erarchie de caches a�n de
minimiser ce coût. Le coût de la m�emoire n'est pas pris en consid�eration, donc le
tradeo� m�emoire/bande passante n'est pas �etudi�e.

Kangasharju [55] suppose que la localisation des caches et la capacit�e sont�xes, et
dans [47] est explor�e le probl�eme d'optimisation avec une taille �xe de cache global
comme contrainte.

Notre vision des choses est di��erente, nous pensons que le coût global inclut le coût
de la bande passante et le coût de la m�emoire. C'est un crit�ere de comparaison �able
entre architectures.

D'autres �etudes cherchent le tradeo� m�emoire/bande passante, comme par exemple
Nussbaumer et al. [56]. Ils adoptent une �evaluation de coût similaire �a la nôtre, en
prenant en compte les coûts de la bande passante et de la m�emoire pour une hi�erarchie
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de caches en arbre. Cependant, leurs r�esultats ne sont pas applicables pour nous. Nous
rencontrons le même probl�eme avec l'article [57] qui n'o�re aucun r�esultat num�erique
exploitable.

Il est clair que la taille des caches d�etermine le coût de la m�emoire qui est croissant
en fonction de la taille. Par contre le coût de la bande passante devient plus petit car
le taux de hit augmente avec la taille. Notre objectif est de d�eterminer la hi�erarchie
de cache optimale, que ce soit une architecture avec, ou sans coop�eration de caches.
On �xe la probabilit�e de hit global de l'architecture �a une probabil it�e de hit cible.

Avec une hi�erarchie de caches, il est toujours possible d'am�eliorer les gains en utilisant
la coop�eration, comme c'�etait le cas pour les proxies, et donc rendre la distribution de
caches rentable par rapport �a une hi�erarchie centralis�ee. Pourtant, Wolman et al. [58]
ont d�emontr�e, par simulation sur une large population de 107 ou 108 objets que la
coop�eration n'apporte que tr�es peu de gain ; ce qui remet en questionl'utilit�e de
mettre en place un lourd m�ecanisme de coop�eration et d'�echange de messages entre
serveurs. Pour une population r�eduite, utiliser un seul proxy revient moins cher et est
aussi e�cace que plusieurs caches coop�eratifs.

Plus r�ecemment, Fayazbakhsh et al. [59] ont constat�e que le stockage �a l'edge o�re
des performances plutôt bonnes en termes de temps de latence, de congestion, et
de charge du serveur d'origine. De plus, il o�re un �ecart de 17% par rapport �a une
architecture CCN presque optimale, ce que les auteurs consid�erent comme minime,
et compensable en pla�cant plus de m�emoire �a l'edge.

L'article [44] a remis en question cette �etude par une contre-�etude, en montrant que
le fait de coupler une strat�egie de forwarding optimale (chercher l'objet dans le cache
le plus proche contenant l'objet recherch�e) avec une politiquede m�eta-caching opti-
male (LCD pour Leave a Copy Down) augmente consid�erablement la marge entre un
caching �a l'edge et un caching distribu�e �a la CCN, ceci en consid�erant une popularit�e
Zipf avec � = 1.

Wang et al. [60] traitent le probl�eme d'allocation de la m�emoire et cherchent �a trouver
l'optimum. Le raisonnement va dans le même sens : l'optimum est obtenu �a travers
une distribution non �equitable des tailles de caches dans une hi�erarchie ; cette distri-
bution d�epend de la popularit�e des objets, et de la taille du catalogue.

En somme, un caching exclusif �a l'edge est une solution contest�eedu fait qu'elle n'a
pas �et�e compar�ee �a une solution ICN optimale avec une strat�egie de forwarding, et de
meta-caching optimales. Dans tous les cas, le probl�eme que nous �etudions est di��erent
du probl�eme trait�e dans les articles pr�ec�edemment cit�es. E n g�en�eral, les chercheurs
�xent une taille de cache global, ou par cache individuel, et cherchent un optimum
pour la probabilit�e de hit globale, ou un optimum selon le nombre moyen de sauts
travers�es par les requêtes pour trouver l'objet recherch�e, ce qui mesure implicitement
la consommation de la bande passante. Le fait de �xer la taille de cache �elimine des
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solutions possibles pour les optima, sachant que l'optimum absolu pour les utilisa-
teurs est un stockage entier du catalogue �a l'edge �evitant ainsi tout d�eplacement vers
les serveurs d'origine.

Entre la taille n�ecessaire pour assurer le stockage et la consommationde bande pas-
sante, le choix des op�erateurs devrait se baser sur les coûts, sachant que les coûts de
la m�emoire d�ecroissent tr�es vite. Un stockage �a l'edge �elimin erait tous les probl�emes
li�es au routage orient�e contenu qui nous paraissent lourdes et posent des probl�emes de
passage �a l'�echelle. L'utilisateur demande un objet de son edge. Si le routeur d'acc�es
ne d�etient pas l'objet, alors la requête est redirig�ee vers leserveur d'origine. Le ta-
bleau 11.1 r�esume quelques �etudes ayant trait�e la probl�ematique de l'optimum.

R�ef�erence Contraintes Optimums
Fayazbakhsh
et al. [59]

Les caches ont la
même taille

Peu d'avantages �a cacher partout dans le r�eseau, un
caching �a l'edge est b�en�e�que

Rossini et
al. [44]

Les caches ont la
même taille

Avec une politique de meta caching LCD (Leave a
copy down) et une strat�egie de forwarding menant au
cache le plus proche(NRR) contenant l'objet, nous ob-
tenons un �ecart 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.
[52]

Taille de caches
�xes, recherche
de l'optimum en
terme de bande
passante

L'optimum inter-niveau correspond �a un stockage des
objets les plus populaires dans toutes les feuilles de
l'arbre, et les moins populaires dans le cache sup�erieur.

Table 11.1 { Comparaison des quelques �etudes des coûts des hi�erarchiesde caches



Chapitre 12
Coût d'une hiérarchie de
caches �a deux niveaux

Dans ce chapitre, nous nous int�eressons aux coûts d'une hi�erarchie de caches. Nous
souhaitons r�epondre �a la question : est-ce b�en�e�que d'utilis er des caches distribu�es
plutôt que des caches centralis�es ? Nous pensons que c'est la di��erence de base entre
les r�eseaux CCN et les CDN.

A�n de voir clairement la di��erence des deux solutions, nous commen�cons par une
hi�erarchie �a deux niveaux uniquement. Notre hi�erarchie est repr�esent�ee �a la �gure
12 :
Le tra�c g�en�er�e par les demandes des utilisateurs est de A en bit/s, le requêtes

.....

Figure 12.1 { architecture �a deux niveaux

proviennent den noeuds d'acc�es au premier niveau. Tous les caches au premier niveau
ont la même taille T1. Le cache de deuxi�eme niveau est de tailleT2.

On cherche la structure optimale avec le minimum de coût. Les tailles T1 et T2 varient
a�n d'obtenir �a chaque fois une structure di��erente, mais chaque structure devrait
r�ealiser un taux de hit �x�e �a une valeur cible (a�n de pouvoir compar er les coûts

82
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des architectures). Donc pour chaque valeur deT1, il existe une seule valeur deT2

v�eri�ant un taux de hit global �xe.

12.1 Di��erence des coûts entre structures

Le coût d'une architecture est �egal �a la somme des coûts de la bande passante, le coût
de la m�emoire, et le coût de gestion au niveau des caches.

{ Le coût de la bande passanteCb est proportionnel (on introduira une constante
kb) au tra�c global g�en�er�e entre le premier et le deuxi�eme niveau. Le coût d'acc�es
est le même pour toutes les architectures, et donc il s'annule en di��erence

Cb = kb � T raf ic

.

{ Le coût de la m�emoire Cm est proportionnel �a la taille des caches

Cm = km � Taille de la m�emoire

.

{ Le coût de gestion au niveau des cachesCg est proportionnel au tra�c, soit

Cg = ks � T raf ic:

La di��erence de coût entre deux architectures ayant le même taux de hit global est :

� cout (T1; T0
1) = ( pmiss 1 � p0

miss 1
)(kb + ks)A + ( n(T1 � T0

1) + ( T2 � T0
2))km

o�u

{ pmiss 1 est le taux de miss de la premi�ere architecture,

{ pmiss 0
1

est le taux de miss de la deuxi�eme architecture,

{ T1 (T2) est la taille des caches au premier (deuxi�eme) niveau de la premi�ere
architecture

{ et T0
1 (T0

2) est la taille des caches au premier (deuxi�eme) niveau de la deuxi�eme
architecture.

Les deux architectures ont le même taux de hit global et le même nombre de caches
au premier niveau.
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12.2 Estimation num�erique des coûts

Nous avons besoin de quelques estimations des coûts unitaireskb, km et ks.

{ kb : On estime kb �a 15 $ par Mbps ; c'est une valeur non publi�ee mais estim�ee
par quelques sources sur le web, et par des �echanges priv�es avec un op�erateur.
Ce coût unitaire couvre le coût du transport et des routeurs.

{ km : On estime le coût unitaire de la m�emoire �a km =0.15 $ par Gigabyte. Cette
estimation est d�eriv�ee des fournisseurs de cloud comme Amazon.

{ ks : Le coût unitaire de gestionks est estim�e �a 10 c par Mbps. Cette observation
est tir�ee des charges de t�el�echargement des o�res Cloud.

La valeur de ks est donc n�egligeable par rapport �a la valeur de kb de sorte que la
di��erence des coûts entre architectures devient :

� cout (T1; T0
1) = ( pmiss 1 � p0

miss 1
)kbA + ( n(T1 � T0

1) + ( T2 � T0
2))km :

Etudier la di��erence de coûts revient �a �etudier la foncti on � d�e�nie par :

�( T1) = pmiss (T1)kbA + ( nT1 + T2(T1))km :

Notre objectif est de d�eterminer les tailles T1 (et donc T2 puisque le taux de hit global
est �x�e) correspondant au minimum de la fonction �. Le tra�c �a l'acc�e s est de l'ordre
de A = 1 Tbp, la taille moyenne de chaque objet est de 1 GB et la taille du catalogue
est estim�ee �a M = 2 � 106 objets.

De plus, notons que la probabilit�e de hit d�epend du rapport entre l a taille du cache
et le catalogue. Pour v�eri�er ceci, on consid�ere un cache de tailleT et un catalogue
de taille M . On trace sur la �gure 12.2 la probabilit�e de hit en fonction de T=M pour
di��erentes valeurs de M et deux lois de popularit�e, Zipf(0.6) et Zipf(0.8).

On observe que la probabilit�e de hit pour une popularit�e Zipf(0.6) est presque la
même pour des tailles de catalogue di��erentes. Pour le cas Zipf(0.8),la probabilit�e de
hit est l�eg�erement plus faible pour un catalogue de taille 2� 104 mais les probabilit�es
de hit se rapprochent pour les grandes tailles de catalogue. Dans tous lescas, �a partir
d'une taille de cache normalis�ee de 10%, les valeurs sont tr�es rapproch�ees. Puisque
les tailles de catalogues sont grandes en r�ealit�e, il est clair que la probabilit�e de hit
ne d�epend en pratique que du rapport entre la taille du cache et du catalogue.

On note c la taille normalis�ee du cache c = T=M, �c la taille normalis�ee du cache au
deuxi�eme niveau et h(c) la probabilit�e de hit au premier niveau de cache. La di��erence
de coût devient :

� (c) = (1 � h(c))kbA + M (nc + �c)km :
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Figure 12.2 { Taux de hit en fonction des tailles de caches normalis�eesT=M

12.2.1 Coût normalis�e

Dans un premier temps, on consid�ere que l'op�erateur souhaite �eviter de chercher les
donn�ees en dehors de son r�eseau, et donc la probabilit�e de hit cible est �egale �a 1. Dans
ce cas �c = 0 ( est une di��erence de tailles de caches au deuxi�eme niveau qui s'annule
dans ce cas).

On pose

� =
Akb

Mnk m
;

le rapport entre le coût maximal de bande passanteAkb et le coût maximal de m�emoire
Mnk m . Le tradeo� entre m�emoire et bande passante est visible sur l'�equation. On
note � nominal la valeur de � correspondante aux valeurs cit�ees dans le paragraphe
pr�ec�edent,

� nominal =
1012 � 15 � 10� 6

0:15� 10� 9 � 100� 2 � 106 � 109 = 0 :5:

Avec ce choix taux de hit cible, la di��erence de coût normalis�e p eut s'exprimer :
� (c) = �(1 � h(c)) + c. Cette fonction est pr�esent�e �a la �gure 12.3. On observe que,
pour �=0.5 (c'est-�a-dire la valeur nominale), la valeur optimale du co ût correspond �a
une taille de cache au premier niveau plutôt petite (inf�erieure �a 10% du catalogue) ;
plus � devient petit, plus on a int�erêt �a tout cacher au deuxi�e me niveau. Plus la valeur
� augmente, plus la solution optimale correspondrait �a un grand cache au premier
niveau. Ces observations sont valables pour les deux valeurs de� comme le montre
la �gure 12.4.

On remarque que le choix d'une taille de cache au premier niveau �egale�a la 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 (param�etre � plus grand ou politique
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Figure 12.3 { Coûts normalis�es en fonction des tailles de caches normalis�esau premier
niveau

0

0.2

0.4

0.6

0.8

1

0 0.5 1 1.5 2 2.5 3 3.5 4 4.5 5

c o
pt

im
al

�

� = 0:6
� = 0 :8

(a) Popularit�es di��erentes

0

0.2

0.4

0.6

0.8

1

0 0.5 1 1.5 2 2.5 3 3.5 4 4.5 5

c o
pt

im
al

�

LRU (� = 0 :6)
LF U (� = 0 :6)
LRU (� = 0 :8)
LF U (� = 0 :8)

(b) Politiques de remplacement di��erentes

Figure 12.4 { Taille de cache normalis�ee optimale en fonction de �

de remplacement plus e�cace), moins il est utile de stocker des donn�ees au premier
niveau de cache. Mais, même pour un cache LFU et un� = 0 :8, la solution optimale
correspond �a un stockage complet du catalogue �a partir de � = 5.

La solution optimale actuelle pour le � nominal correspond �a une valeur de moins de
10 % du catalogue ; mais les valeurs des coûts sont si rapproch�ees pour �= 1 que
le choix d'un c a une valeur �egale au catalogue semble meilleur car l'utilisateur peut
pro�ter d'une latence plus faible.

La valeur de kc diminue de 40% chaque ann�ee1, kb diminue de 20% chaque ann�ee, le

1http ://www.jcmit.com/memoryprice.htm
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tra�c T augmente de 40% chaque ann�ee2 et le catalogue augmente d'�a peu pr�es 50%.
Le � tend alors �a augmenter au �l du temps, et peut devenir cinq fois pl us grand que
le � nominal dans 6 ans.

Cependant, les valeurs des coûts varient selon la r�egion g�eographique3 et des �el�ements
inattendus peuvent augmenter le prix des m�emoires. Le tradeo� reste quand même
compliqu�e �a d�eterminer car il d�epend de l'emplacement g�eogr aphique, et des lois de
popularit�e.

12.2.2 Solution optimale en fonction du taux de hit global

Nous avons consid�er�e la probabilit�e de hit global �egale �a 1. Or, pour di ��erentes raisons,
le fournisseur de contenu peut manquer de moyens pour payer le prix optimal. La
solution consiste �a g�erer une partie du catalogue (ce qui correspond �a la partie la
plus populaire) et de con�er le stockage des autres contenus �a un serveur distant. Le
nombre de caches au premier niveau ne change rien �a la probabilit�e dehit global, on
peut utiliser la formule de Che �a deux niveaux de caches. Donc

� (c) = �(1 � h(c)) + c + �c=n):

On obtient les r�esultats pr�esent�es dans la �gure 12.5 avec des probabilit�es de hit glo-
bal de 0.5 et 0.9.
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Figure 12.5 { Coûts pour di��erentes valeurs de � et de probabilit�es de hi t

On remarque que la courbe des di��erences de coûts pour une probabilit�e de hit de 50%
co•�ncide avec la courbe des coûts pour une probabilit�e de hit de 90%. Ceci s'explique

2http ://www.networkworld.com/news/tech/2012/041012-eth ernet-alliance-258118.html ?page=1
3http ://www.zdnet.fr/actualites/le-prix-du-transit-ip-ba isse-encore-partout-dans-le-monde-

39775196.htm
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peut-être par la valeur den (n=100) qui implique que la valeur de �c=n reste petite et
n'in
uence pas la valeur des coûts. Ceci peut mener �a nous demander �a quel niveau
il faut placer les caches dans un r�eseau.

12.3 Exemple : coûts des torrents

Un moteur de recherche commemininova.org o�re un ensemble de torrents. Dan et
al. [61] ont analys�e des donn�ees torrents de cette source et partag�e leurs donn�ees avec
nous. Un premier �chier de donn�ees contient 2:9 � 106 torrents actifs et donne le
nombre de leechers au moment de la capture. Nous avons conserv�e 1:6 � 106 torrents
correspondant �a au moins un leecher actif au moment de la capture. On consid�ere
un torrent de taille s et un nombre de leechers instantan�e del. En utilisant la loi de
Little, et en consid�erant la dur�ee de t�el�echargement proportion nelle �a la taille s, la
fr�equence d'arriv�ee du torrent est :

� =
nombre moyen de torrents
temps de t�el�echargement

:

La fr�equence d'arriv�ee des torrents est donc proportionnelle �a l=s. Un deuxi�eme �chier
correspondant aux tailles des torrents nous a �et�e fourni.

La popularit�e de chaque chunk est �egale �a la popularit�e de son torrent. La formule
de Che est plus facile �a utiliser au niveau chunk qu'au niveau torrent car les torrents
ont des tailles di��erentes, alors que les chunks ont la même taille. La popularit�e des
chunks des torrents d�eduite des traces est repr�esent�ee �a la �gure 12.6.
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non lin�eaire

Figure 12.7 { Coûts normalis�es pour di��erentes valeur de �

Les courbes pr�esent�ees dans la �gure 12.7 repr�esentent les coûts normalis�es dans le cas
d'une probabilit�e de hit globale de 1 pour les torrents. La �gure 12.7(b) r epr�esente le
cas d'un coût de bande passante non lin�eaireT :75kb, ce qui permet d'�evaluer l'impact
d'�economie d'�echelle. On remarque que les observations sont les m̂emes : pour un
� = 10, la solution optimale correspond �a un stockage complet au premier niveau ; de
même pour � = 1 la courbe est presque plate, impliquant qu'un stockage au premier
niveau semble plutôt b�en�e�que.



Chapitre 13
Coopération de caches

Un grand nombre de publications met en avant l'avantage qu'on peut tirer de la
distribution de caches et de leur coop�eration. Mais ces publications ne prennent pas
en compte le coût des �echanges entre les caches et donc le coût dela bande passante
qui est typiquement plus important que le coût de la m�emoire. Dans cette section,
nous nous int�eressons �a l'�evaluation du tradeo� bande passante/ m�em oire, dans le
cas de coop�eration de caches.

13.1 Load sharing

Li et Simon [62] proposent la division du catalogue enP partitions. Chaque cache
peut stocker les �el�ements d'une partition de taille �egale �a M=P o�u M est la taille du
catalogue.

Figure 13.1 { R�eseau de caches P=3 et S=12

Pour �evaluer les coûts de cette architecture, on introduit un nouveau facteur k0
b

repr�esentant le coût unitaire des liens entre caches du premier niveau. Une proportion

90
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1=P des requêtes arrivant �a chaque cache correspondent au sous-catalogue attribu�e
au cache, les (P � 1)=P requêtes restantes �etant redirig�ees vers les autres caches.La
consommation de bande passante au premier niveau est donc estim�ee �a :

nk0
b
P � 1

P
:

Le coût de la bande passante r�esultante du taux de miss au premier niveau est estim�ee
�a :

nkbmiss(C)

o�u miss(C) est la probabilit�e de miss au premier niveau pour cette architecture. 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 normalis�ee des caches pour cette architecture. On
�ecrit miss(c) = miss(CP=M) o�u miss(c) correspond �a la probabilit�e de miss d'un
cache LRU de taille PC et un catalogue de tailleM . Tout calcul fait :

� LS (c) = � (c) + (1 �
1
P

)(�
k0

b

kb
� c):

Le partitionnement du catalogue est b�en�e�que dans le cas o�u � k0
b

kb
< c . Si, par exemple,

� = 4 il faut que
k0

b

kb
< c=4 � 1=4. Or, il serait surprenant que le coût d'un lien entre

caches de premier niveau soit 4 fois inf�erieur au coût d'un lien entre le premier et
le deuxi�eme niveau de caches, ce qui sugg�ere que ce type de partagede charge n'est
gu�ere utile.

13.2 Caches coop�eratifs

Ni et Tsang [63] proposent un algorithme de caches coop�eratifs bas�e sur leload
sharing. Chaque cache est responsable d'une partition du catalogue. Touterequête
destin�ee �a un cache sera d'abord recherch�ee dans le cache d'accueil, avant de s'adresser
au cache responsable le plus proche. On d�esigneq(i ) la popularit�e normalis�ee de l'objet
i . Pour un cache du premier niveau, la popularit�e de chaque chunk appartenant �a la
partition dont il est responsable est q0(n) = q(n)(1 + ( P � 1)e� q0(n)tc ). En adaptant
la formule de Che, on trouvetc en utilisant la formule (13.1) :

NX

n=1

1
P

(1 � e� q0(n)tc ) + (1 �
1
P

)(1 � e� q(n)tc ) = C (13.1)

On consid�ere un cachek au premier niveau. On note R la fonction d�eterminant
l'identit�e de la partition du catalogue dont il est responsable : R(k) = l veut dire que
le cachek est responsable de la partitionM l . On note Ak l'ensemble de caches au
premier niveau sauf le cachek. On observe les �echanges entre caches illustr�es par la
�gure 13.2.
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cache niveau 2

ob jet i , i =2 M l ,miss(i)

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

cache k

Autres caches Ak

objet i

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

Figure 13.2 { illustration des di��erents �echanges pour une hi�erarchie co op�erative

En utilisant l'�equation (13.1) pour trouver tc, nous pouvons calculer la probabilit�e de
miss au niveau du cachek pour tout objet i

missk (i ) =
�

exp(� q(i )tc) ; i =2 M l

exp(� q0(i )tc) ; i 2 M l :

Les caches g�erent le tra�c arrivant des noeuds d'acc�es. On note par� 0 la probabilit�e
de hit global de ce tra�c :

� 0 =
NX

n=1

q(n)
�

1
P

(1 � e� q0(n)tc ) + (1 �
1
P

)(1 � e� q(n)tc )
�

=
NX

n=1

q(n)

En cas de miss local, les requêtes seront transmises aux caches responsables de la
partition dont l'objet en question fait partie. Le cache k r�ealise un taux de hit
suppl�ementaire pour ces requêtes. La popularit�e des objets appartenant �a ces requêtes
�a l'entr�ee du cache k est q0(n) et la probabilit�e de hit de chaque objet est 1� e� q0(i )tc .
Ces objets arrivent avec un tauxq(i )e� q(i )tc et ils arrivent de P � 1 caches. Chaque
cache autre quek envoie uniquement une fraction 1=P des objets ayant subi un miss
au cachek, c'est-�a-dire les objets appartenant au sous-catalogueM l . La probabilit�e
de hit global du tra�c d�ebordant des caches apr�es un premier essai (cache local) est
exprim�ee par :

� 00=
NX

n=1

q(n)(1 �
1
P

)e� q(n)tc (1 � e� q0(n)tc )=
NX

n=1

q(n):

On compare �a la �gure 13.3 les r�esultats obtenus par simulation et par calcul pour
les probabilit�es de hit locales � 0 et les probabilit�es de hit suppl�ementaires dû �a la
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coop�eration � 00, pour un catalogue de 105 objets, pour P �egale �a 2, 5 et 10 et pour
les deux lois Zipf(0.6) et Zipf(1.2).
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Figure 13.3 { Les probabilit�es de hit locales et de coop�eration en fonction de la taille de
cache normalis�ee

On remarque que la probabilit�e de hit locale obtenue par calcul co•�ncide avec celle
obtenue par simulation, et que cette probabilit�e est ind�ependante de P. Pour les
probabilit�es de hit de coop�eration, une l�eg�ere di��erence en tre simulation et calcul est
�a noter pour P = 2. Cette di��erence diminue au fur et �a mesure que P augmente.
Pour P = 10, les valeurs de simulation et de calcul sont identiques. Ces r�esultats
s'expliquent par la pr�ecision de l'approximation de Che. Appliqu�ee �a un deuxi�eme
niveau de caches, on s'attend �a ce que l'erreur due �a l'hypoth�ese d'ind�ependance soit
faible si le nombre de caches de premier niveau est assez grand (n > 5).

On note � la probabilit�e de hit global au premier niveau : � = � 0+ � 00. Pour un cache
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de taille C, le coût global de la structure est :

cout(C) = Ak 0
b
P � 1

P
(1 � � 0) + Akb(1 � � ) + nkm C:

Cet algorithme est inspir�e du load-sharing et chaque cache ne peut d�epasser la taille
de M=P . La taille normalis�ee du cache peut donc s'�ecrire c = CP=M. On trace la
probabilit�e � (c=P) en fonction dec pour di��erentes valeurs de P pour la loi Zipf(0.6).
Les r�esultats sont pr�esent�es �a la �gure 13.2.
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Figure 13.4 { Probabilit�e de hit global � (c=P)

On remarque que� (c) > � P (c=P) pour P � 2 o�u � (c) correspond �a la probabilit�e
de hit au premier niveau sans coop�eration (P = 1). On note ~� la probabilit�e de hit
locale des objets qui ne font pas partie de la partition du cache. On a~� (c) < � 0(c) et
� p(c) < � (cp). Divisant par nkm M , le coût normalis�e peut s'exprimer :

� cc(c) = �(1 � � P (c)) + �
k0

b

kb
(1 �

1
P

)(1 � ~� (c)) + c=P:

Tout calcul fait :

� cc(c) > � (c) + (1 �
1
P

)(�
k0

b

kb
(1 � � 0(c)) � c):

Pour savoir quelle architecture est la plus rentable, il faut donc �evaluer la quantit�e

�
k0

b

kb
(1 � � 0(c)) � c.

On posef (c) = �
k0

b

kb
(1 � � 0(c)) � c. La fonction f (c) est minimale si � 0(c) et c sont

maximales, ce qui correspond �a un stockage complet au premier niveau,quel que soit
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la valeur dek0
b=kb et de �. La coop�eration est moins rentable qu'une hi�erarchie simple

si la taille des caches de premier niveau est grande. La conclusion d�epend encore des
coûts relatifs k0

b et kb. Notons que, plus le coût de bande passante augmente relatif
au coût des caches, plus il s'av�ere inutile de faire coop�erer les caches.

13.3 Routage orient�e contenu

Notre �etude est favorable �a un stockage complet �a l'Edge puisque letradeo� entre
bande passante et m�emoire est optimal dans le cas d'un stockage entier aupremier
niveau. Nos r�esultats sont soutenus par d'autres �etudes telles que[59] et [5]. Cepen-
dant, une autre �etude remet en question ces r�esultats, les jugeant insu�sants car ils
comparent un r�eseau de caches non optimal avec un caching �a l'Edge ce qui est pour
les auteurs simpliste. E�ectivement, [44] met en doute les r�esultats constat�es du fait
que la comparaison n'a pas �et�e faite avec une hi�erarchie de caches optimale. Avec un
couplage meta-caching/strat�egie de forwarding, l'�ecart entre une hi�e rarchie de caches
optimale et un stockage �a l'edge peut s'av�erer beaucoup plus important.

Nous nous int�eressons �a l'in
uence que peut avoir l'utilisation d 'une hi�erarchie de
caches plus e�cace que la hi�erarchie LRU utilisant SPF (shortest path �rst) comme
politique de forwarding. Nous souhaitons utiliser les caches pour obtenir des taux de
hit assez grands (plus de 90%). Dans ce cas, l'e�cacit�e de la politiquede m�eta-caching
LCD tend vers celle d'une politique LCE.

La seule question restant �a traiter est l'in
uence de la politiqu e de forwarding sur
les coûts. On consid�ere une hi�erarchie de caches LRU �a deux niveaux. On note n le
nombre de caches au premier niveau. Les caches au premier niveau ont la même taille
C et on consid�ere une demande sym�etrique de donn�ees. Ces caches sont reli�es �a un
cache de niveau 2 stockant la totalit�e du catalogue. Nous �etudions donc l'optimum
dans le cas d'un taux de hit de 100%.

Chaque cache au premier niveau est reli�e �a tous les autres caches pardes liens et le
coût de bande passante de chaque lien estkb. Le coût de bande passante des liens
reliant le cache du premier niveau au cache du deuxi�eme niveau estk0

b. On note � 0

le taux de hit local dû au hit des objets demand�es par les utilisateurs et on note
� 00le taux de hit dû �a la coop�eration. Le taux de hit global au premier nive au est
� = � 0+ � 00. En utilisant les simulations, on trace � 0 et on le compare �a hit (c) le taux
de hit au premier niveau d'une hi�erarchie SPF pour un catalogue deM = 104 objets.

On remarque que� 0 est �egal au taux de hit d'un cache LRU simple, la valeur den ne
changant rien �a ce constat. Le coût de cette hi�erarchie peut donc être exprim�e par :

cost = Akb(1 � � (c)) + Ak 0
b�

00+ nkm C:

On normalise cette formule et on trouve :

costN (c) = � (c) + A� 00(k0
b � kb):
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Figure 13.5 { Probabilit�e de hit locale � 0 et hit (c) compar�es par simulation

Puisquek0
b < k b, costN (c) < � (c). Donc en utilisant une politique de forwarding NRR,

on r�ealise un coût inf�erieur.

Nous allons �evaluer les optima dans ce cas. La popularit�e de l'objeti �a l'entr�e de
chaque cache au premier niveau peut être exprim�e par :q0(i ) = q(i )+

P n� 1
k=1 (mn� l (1�

m) l )=l tel que m est la probabilit�e de miss de i de popularit�e q(i ) pour un cache LRU.

La probabilit�e de hit locale d'un objet peut être exprim�ee par : hit (n) = 1 �
exp(� q0(n) � tc) Le tc est calcul�e en utilisant l'�equation modi��ee de Che :

P M
i =1 (1 �

exp(� q0(i ) � tc) = C

La probabilit�e de hit locale est exprim�ee par : � 0 =
P M

i =1 q(i ) � (1 � exp(� q0(i ) � tc))
La probabilit�e de hit de coop�eration est exprim�ee par : � 00=

P M
i =1 q(i ) � exp(� q0(i ) �

tc) � (1 � exp(� (n � 1) � tc � q0(i )))

On compare les r�esultats de calcul avec les r�esultats de simulation pour un catalogue
de 104 objets, n prenant les valeurs de 10,20,40 et 100.

Les calculs sont e�ectu�ees pour une loi Zipf(0.6) mais les conclusionssont vrai pour
tout � . Les r�esultats du hit local et du hit de coop�eration sont repr�esen t�es dans les
graphs 13.6(a) et 13.6(b)

On remarque que les hit locaux calcul�es par la m�ethode de Che modi��ee co•�ncident
exactement avec les probabilit�es de hit r�ecup�er�es des simulations, et ces taux de hit
sont ind�ependants de la valeur den. D'autre part, on note une di��erence entre le taux
de hit de coop�eration r�ecup�er�e des calculs, et le taux de hit obt enu par simulation pour
n = 5 et n = 10, mais cette di��erence disparait pour des tailles de caches grands.Pour
n = 100 aucune di��erence est �a noter entre les deux m�ethodes calcul et simulation. Le
cout d'une hi�erarchie NRR est estim�ee �a : cost = n � km � C + A � kb� (1� � )+ A � k0

b� � 00
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Figure 13.6 { Probabilit�e de hit compar�es par simulation et calcul

le cout normalis�e est estim�e �a : costn = c+ �(1 � � ) + � � (
k0

b

kb
) � � 00On trace la taille

de cache optimale en fonction de � etk0
b=kb On remarque que pour les valeurs futures
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Figure 13.7 { Taille de cache normalis�ee optimale en fonction de � et k0
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du � nominal, et pour un k0
b=kb=0.8 la solution optimale consiste �a tout stocker au
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premier niveau de caches.



Chapitre 14
Hiérarchies alternatives

14.1 Coût d'une hi�erarchie de caches �a plusieurs niveaux

14.1.1 Evaluation des coûts

Sem Borst et al. [52] a�rment qu'il n'y a aucun int�erêt �a distribu er des caches sur
plus de deux niveaux. Cette a�rmation a attir�e notre curiosit�e. Pou r v�eri�er ceci, on
consid�ere une hi�erarchie de caches �a 5 niveaux.

L'approximation de Che �etant bonne pour tous les niveaux de caches, on l'utilise pour
calculer la probabilit�e de hit globale de la structure ainsi que la probabilit�e de hit �a
chaque niveau.

Pour simpli�er notre analyse, on consid�ere le cas d'une hi�erarchiehomog�ene et sym�etrique
en arbre �a nblevel niveaux. On se restreint dans cette �etude �a 5 niveaux de caches
(nblevel = 5). Le cache de niveau 5 est la racine de l'arbre et n'a pas de parent.
Chaque noeud a le même nombrenbf de �ls. A chaque niveau i de l'arbre, les caches
ont la même taille Ti . On �xe nbf = 5.

On consid�ere 3 cas :

{ une r�epartition �equitable de m�emoire �a tous les niveaux, Ti = Ti +1 pour tout i,

{ une r�epartition favorisant les caches aux premiers niveauxTi +1 = Ti =2,

{ une r�epartition favorisant les caches sup�erieursTi +1 =2 = Ti .

Le catalogue a une tailleM . Notre objectif est de comparer les di��erents cas en
terme de coûts de m�emoire et de bande passante tout en pr�eservantla même valeur
de probabilit�e de hit global.

99
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1 3 nb_f2

Figure 14.1 { Hi�erarchie de caches �a 5 niveaux

On note pmiss i la probabilit�e de miss au niveau i . Le coût de la structure est :

cout = Akb

nblevel� 1X

k=1

kY

i =1

pmiss i + km

nblevelX

i =1

Ti (nbf )nblevel� i :

On note coutn le coût normalis�e en divisant le coût par km Mn , n �etant le nombre

total de caches. On pose � =
Akb

km Mn
. Alors

coutn = �(
nblevel� 1X

k=1

kY

i =1

pmiss i ) +
nblevelX

i =1

t i nbnblevel� i
f =n:

La �gure 14.1.1 repr�esente les r�esultats obtenus pour di��erentes valeurs de �.

La valeur nominale de � est de 0.12. Le stockage favorisant les premiers niveaux est
optimal juqu'�a 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
bientôt atteinte puisque � est en augmentation permanente du fait de l'augmentation
rapide de la demande entrainant une augmentation de la valeur de d�ebit.

Actuellement les coûts de la m�emoire baissent plus vite que les coûts de la bande
passante et � augmente de plus en plus d�epassant actuellemnt la valeur de 0.12. Il est
vrai que la popularit�e ne suit pas une loi Zipf(0.6) mais plutôt une loi compos�ee de
Zipf(0.6) et Zipf(0.8), mais dans tous les cas, la tendance future est le stockage entier
au premier niveau en �evitant la maintenance excessive de la bande passante entre
routeurs. La r�epartition des caches n'est pas forc�ement gagnante pour un op�erateur
ou un fournisseur de contenu puisqu'il faut prendre en compte les coûts �elev�es de la
bande passante par rapport aux coûts de la m�emoire.
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Figure 14.2 { Coûts normalis�es pour di��erentes valeur de �

14.1.2 Coop�eration de caches

On restreint notre �etude dans cette section au cas d'une r�epartition �equitable de
m�emoire comme c'est le cas pour CCN. Notre objectif est de d�eterminer le gain en
m�emoire et en bande passante en comparant le cas d'une coop�eration des caches et
le cas d'une non-coop�eration des caches.

Il est clair que le gain en m�emoire qu'on peut avoir avec une coop�eration est tr�es
int�eressant mais par ailleurs le gain en bande passante d�ecroit. On choisit la coop�eration
par r�epartition du catalogue, c'est-�a-dire que chaque niveau de cacheest destin�e �a
stocker 1/5 du catalogue. Ainsi, on stocke le chunk num�eroi dans le niveaui (mod 5).

Puisque les niveaux de caches traitent des catalogues disjoints et que les chunks
suivent la même loi de popularit�e que les objets, il est simple de trouver la probabilit�e
de hit des caches �a chaque niveau.
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La quantit�e de m�emoire utilis�ee est :
P nblevel

i =1 C1(nbf )nblevel� i . On note hit i (c1) la
probabilit�e de hit d'un cache de taille normalis�ee c1 pour le niveau de cachei pour
une hi�erarchie de caches p�ere-�ls et un catalogue de tailleM .

La bande passante utilis�ee pour la hi�erarchie sans coop�eration est :

nblevel� 1X

i =1

(nbf )nblevel� i (1 � hit i (c1)) :
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Figure 14.3 { Comparaison entre caches coop�eratifs et non coop�eratifs

On remarque que les caches coop�eratifs utilisent moins de m�emoire pour obtenir la
même probabilit�e de hit global. Cependant, la quantit�e de bande passante consomm�ee
par les caches coop�eratifs est plus importante que la quantit�e de bande passante
consomm�ee par les caches non coop�eratifs.

14.2 Coûts et politiques de remplacement

14.2.1 Politique LFU

On consid�ere une hi�erarchie en arbre de caches LFU avec les objetsstock�es du niveau
bas au niveau sup�erieur suivant l'ordre d�ecroissant de leur popularit�e. La politique de
forwarding est une politique de recherche p�ere/�ls puisque le �ls cherche l'objet en
suivant le chemin le plus court menant au serveur d'origine qui est plac�e au niveau
sup�erieur de la hi�erarchie. On consid�ere alors un catalogue de M objets class�es selon
un ordre d�ecroissant de popularit�e : o1; o2; o3; :::; oM . La taille des caches au niveaui
est ci . La �gure 14.4 repr�esente notre hi�erarchie �a �etudier et le table au 14.2.1 pr�esente
les param�etres.
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niveau n

niveau n-1
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Figure 14.4 { R�eseau de caches avec une politique LFU

M taille du catalogue
Ci taille du cache au niveau i
ci taille du cache au niveau i normalis�eeci = Ci =M
Pm i probabilit�e de miss de la hierarchie jusqu'au niveau i
kb coût unitaire de la bande passante
km coût unitaire de la m�emoire
A d�ebit d'entr�ee �a la hierarchie
nbi nombre de caches au niveau i
Pm cible la probabilit�e de miss global cibl�ee

La probabilit�e de miss au premier niveau Pm 1 peut être exprim�e pour LFU par :

Pm1 =
M 1� � � C1� �

1

M 1� � (14.1)

ou
Pm1 = 1 � c1� �

1 :

D'une mani�ere g�en�erale, la probabilit�e de miss de la hi�erarc hie de caches constitu�ee
des niveaux 1 �a i est exprim�ee par :

Pm i = 1 � (
iX

k=1

ck )1� � : (14.2)

On suppose la probabilit�e de hit globale de la hi�erarchie est �x�ee �a une valeur cible :

Pm g = 1 � (
nX

k=1

ck )1� �

d'o�u

cn = (1 � Pm g)1=(1� � ) �
n� 1X

k=1

ck : (14.3)

La fonction de coût peut être exprim�ee par :
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cout = Akb(
n� 1X

k=1

pm k ) +
n� 1X

k=1

(nbk � nbn )Ckkm

On pose �0 =
Akb

Mk m
. On divise la fonction de coût par une constantekm M et on

obtient :

coutN =
n� 1X

k=1

� 0(1 � (
kX

i =1

ci )1� � ) +
n� 1X

i =1

(nbi � nbn )ci :

L'optimum v�eri�e
@coutN

@c1
= 0 et

@coutN
@c2

= 0, pour une probabilit�e de hit global de

1 : c1 = Min (
�

� 0(1 � � )
(nb1 � nb2)

� 1=�

; 1). En posant � =
� 0

nb1 � nb2
, on obtient :

c1 = Min (1; (�(1 � � ))1=� ): (14.4)

A la �gure 14.5, on trace la valeur de l'optimum en fonction de � .
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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 l'optimum correspond �a un
stockage entier �a l'edge. Nous nous int�eressons de plus �a la di��erence de coûts entre
LRU et LFU, les r�esultats sont repr�esent�es sur la �gure 14.6.

On remarque que la di��erence de coûts entre politiques LRU et LFU diminue quand
la taille des caches augmente. Donc il n'est pas utile d'impl�ementer une politique
mat�eriellement coûteuse comme LFU car LRU su�t.
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