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Résumé

Cette thèse étudie la problématique de l’indexation et de la recherche dans les tables de
hachage distribuées –Distributed Hash Table (DHT). Elle propose un système de stockage
distribué des résumés de documents en se basant sur leur contenu. Concrètement, la thèse
utilise les Filtres de Bloom (FBs) 1 pour représenter les résumés de documents et propose une
méthode e�cace d’insertion et de récupération des documents représentés par des FBs dans
un index distribué sur une DHT.

Le stockage basé sur contenu présente un double avantage, il permet de regrouper les
documents similaires a�n de les retrouver plus rapidement et en même temps, il permet de
retrouver les documents en faisant des recherches par mots-clés en utilisant un FB.
Cependant, la résolution d’une requête par mots-clés représentée par un �ltre de Bloom
constitue une opération complexe, il faut un mécanisme de localisation des �ltres de Bloom
de la descendance qui représentent des documents stockés dans la DHT.

Ainsi, la thèse propose dans un deuxième temps, deux index de �ltres de Bloom distribués
sur des DHTs. Le premier système d’index proposé combine les principes d’indexation basée
sur contenu et de listes inversées et répond à la problématique liée à la grande quantité de
données stockée au niveau des index basés sur contenu. En e�et, avec l’utilisation des �ltres de
Bloom de grande longueur, notre solution permet de stocker les documents sur un plus grand
nombre de serveurs et de les indexer en utilisant moins d’espace.

Ensuite, la thèse propose un deuxième système d’index qui supporte e�cacement le
traitement des requêtes de sur-ensembles (des requêtes par mots-clés) en utilisant un arbre de
pré�xes. Cette dernière solution exploite la distribution des données et propose une fonction
de répartition paramétrable permettant d’indexer les documents avec un arbre binaire
équilibré. De cette manière, les documents sont répartis e�cacement sur les serveurs
d’indexation. En outre, la thèse propose dans la troisième solution, une méthode e�cace de
localisation des documents contenant un ensemble de mots-clés donnés. Comparé aux
solutions de même catégorie, cette dernière solution permet d’e�ectuer des recherches de
sur-ensembles en un moindre coût et constitue est une base solide pour la recherche de
sur-ensembles sur les systèmes d’index construits au-dessus des DHTs.

En�n, la thèse propose le prototype d’un système pair-à-pair pour l’indexation de
contenus et la recherche par mots-clés. Ce prototype, prêt à être déployé dans un
environnement réel, est expérimenté dans l’environnement de simulation peersim qui a
permis de mesurer les performances théoriques des algorithmes développés tout au long de la
thèse.

Mots-clés
table de hachage distribué, indexation, recherche par mots-clés, �ltres de Bloom, FreeCore.

1. Un �ltre de Bloom est une structure de données probabiliste qui permet de réaliser des tests d’appartenance
d’un élément à un ensemble.
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Abstract

This thesis examines the problem of indexing and searching in DHTs. It provides a
distributed system for storing document summaries based on their content. Concretely, the
thesis uses Bloom �lters (BF) to represent document summaries and proposes an e�cient
method for inserting and retrieving documents represented by BFs in an index distributed on
a DHT.

Content-based storage has a dual advantage. It allows to group similar documents together
and to �nd and retrieve them more quickly at the same by using Bloom �lters for keywords
searches. However, processing a keyword query represented by a Bloom �lter is a di�cult
operation and requires amechanism to locate the Bloom�lters that represent documents stored
in the DHT.

Thus, the thesis proposes in a second time, two Bloom �lters indexes schemes distributed
on DHTs. The �rst proposed index system combines the principles of content-based indexing
and inverted lists and addresses the issue of the large amount of data stored by content-based
indexes. Indeed, by using Bloom �lters with long length, this solution allows to store
documents on a large number of servers and to index them using less space.

Next, the thesis proposes a second index system that e�ciently supports superset queries
processing (keywords-queries) using a pre�x tree. This solution exploits the distribution of the
data and proposes a con�gurable distribution function that allow to index documents with a
balanced binary tree. In this way, documents are distributed e�ciently on indexing servers. In
addition, the thesis proposes in the third solution, an e�cient method for locating documents
containing a set of keywords. Compared to solutions of the same category, the latter solution
makes it possible to perform subset searches at a lower cost and can be considered as a solid
foundation for supersets queries processing on over-dht index systems.

Finally, the thesis proposes a prototype of a peer-to-peer system for indexing content and
searching by keywords. This prototype, ready to be deployed in a real environment, is
experimented with peersim that allowed to measure the theoretical performances of the
algorithms developed throughout the thesis.

Mots-clés
Distributed Hash Tables, indexing, keywords search, Bloom �lters, FreeCore.
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Contexte et motivations

Dans les pays en voie de développement comme le Sénégal, l’accès à la production
scienti�que nationale reste un challenge. Répartis au sein d’une dizaine d’universités et de
grandes écoles, les chercheurs sénégalais éprouvent d’énormes di�cultés pour trouver les
travaux nationaux connexes à leurs sujets de recherche. Les bibliothèques universitaires
chargées de la numérisation et de la di�usion des résultats scienti�ques ne disposent pas de
su�samment de ressources matérielles (bande passante réseau, capacité de traitement,
capacité de stockage, connectivité), �nancières et humaines pour assurer l’accès e�cace aux
informations nécessaires aux chercheurs. Par conséquent, on voit souvent des étudiants en
master travailler sur des sujets de stage ou de mémoire qui sont déjà traités dans d’autres
universités.

Un catalogue national ouvert similaire à l’archive Hyper Articles en Ligne (HAL) accessible
à tous et hautement disponible permettrait d’une part, de trouver facilement la bibliographie
relative à des études locales et d’autre part, d’améliorer les travaux e�ectués dans d’autres
unités de recherche. Cela contribue considérablement au développement de la recherche au
niveau national.

Les chercheurs dans ces pays en développement ont aussi des di�cultés pour accéder aux
productions scienti�ques internationales. Même si les structures universitaires investissent
plus de moyens pour l’accès aux catalogues internationaux tels que ACM 2 et IEEE 3, les
chercheurs peinent à télécharger rapidement les ressources qu’ils souhaitent. Cela peut les
décourager et les inciter à abandonner le téléchargement. Or, il se trouve souvent que les
articles recherchés ont été déjà téléchargés par d’autres.
Un cache partagé 4 des ressources scienti�ques que les utilisateurs trouvent intéressantes ou
qu’ils utilisent dans leurs travaux pourrait permettre aux universités de réduire les coûts dus
aux téléchargements.

En�n, l’insu�sance de moyens empêche certains chercheurs de participer aux meilleures
conférences de leurs domaines. De même, l’organisation de séminaires avec des invités de
marque a un coût non négligeable. De ce fait, il est très di�cile pour un chercheur de suivre
l’évolution de l’état de l’art dans un domaine donné. Les outils d’alerte tels que les �ux RSS 5

ou Alerte-Google permettent aux chercheurs de recevoir des alertes concernant des thèmes

2. Association for Computing Machinery (ACM), http ://dl.acm.org/
3. Institute of Electrical and Electronics Engineers (IEEE), https ://ieee.org
4. respectant les réglementations en vigueur
5. http ://rssboard.org/rss-speci�cation
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de recherche mais il n’existe pas de support pour partager les noti�cations intéressantes. Un
système facilitant la noti�cation des travaux découverts (articles, projets, livres, etc.) pourrait
aider les utilisateurs à suivre facilement l’état de l’art en étant noti�és des nouveaux
documents téléchargés.

A�n de répondre aux attentes des utilisateurs, une première solution consisterait à utiliser
les systèmes de noti�cation de contenus pour di�user des �ux de données résumant les
nouvelles ressources téléchargées ou enregistrées par les bibliothèques. Par exemple, chaque
université du pays pourrait utiliser les systèmes de noti�cation tels que les médias sociaux
(Twetter 6 , facebook 7 , etc.) ou les systèmes de publication/abonnement
(Really Simple Syndication (RSS) 8 , Atom 9) pour noti�er régulièrement les utilisateurs des
nouveaux articles disponibles dans ses bibliothèques. Mais, vues les largeurs limitées de
bande passante, l’utilisation des systèmes de noti�cation présenterait trois problèmes :

1 D’abord, certaines universités peinent à satisfaire les demandes de téléchargement des
nouveaux articles e�ectuées par un grand nombre d’utilisateurs. Cela s’aggrave si le
taux de mise à jour devient important. Ce phénomène est en réalité commun aux
systèmes de noti�cation et peut conduire un fournisseur de contenus à utiliser des
GigaOctets de bande passante pour satisfaire les demandes de téléchargement. Par
exemple TechCrunch, le plus in�uent site américain sur l’actualité technologique,
possède plus de 2 millions d’abonnés à ses �ux et consomme une bande passante de
2400 Go quotidiennement ; en 2011, [Rao and Chen 11] soulignait que le site Boing
Boing disposa de 11500 abonnés sur ses �ux RSS et Atom et sa consommation en bande
passante fut de 22 Go par jour.

2 Ensuite, les utilisateurs ne supportent pas le téléchargement de toutes les ressources
partagées dont certaines ne sont pas pertinentes pour leurs domaines de recherche. Il
faut un moyen de �ltrer les ressources pour envoyer à chaque utilisateur les publications
utiles. Mais compte tenu du grand nombre d’utilisateurs et de la diversité des attentes,
un tel �ltrage n’est pas réalisable au niveau de chaque bibliothèque.

3 En�n, pour satisfaire un besoin d’informations au niveau national, les utilisateurs
devraient souscrire aux �ux de toutes les bibliothèques puis �ltrer les informations
reçues. Cela revient à parcourir les di�érents catalogues et à faire soi-même le tri. Ce
qui serait un travail fastidieux pour les chercheurs.

Une autre solution consisterait à se reposer sur les moteurs de recherche du
World Wide Web (WEB) tels que Google, Bing ou Yahoo pour faire indexer les productions
scienti�ques enregistrées par les bibliothèques universitaires et permettre aux utilisateurs de
les retrouver à partir d’Internet. Cette solution est facile à mettre en oeuvre et ne nécessite pas
beaucoup d’e�ort de la part des structures universitaires mais elle ne facilite pas le partage de
documents à l’échelle nationale. Les politiques appliquées par les moteurs de recherche WEB

6. https ://twitter.com/company
7. https ://facebook.com/
8. http ://rssboard.org/rss-speci�cation
9. http ://tools.ietf.org/html/rfc4287
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pour retourner les meilleurs résultats d’une recherche ne privilégient pas les articles
nationaux qui peuvent être noyés dans des milliards de résultats issus du monde entier.

La satisfaction des attentes de la communauté universitaire du Sénégal nécessite un
système permettant aux bibliothèques ou à toute personne disposant des contenus de les
rendre accessibles à tous les chercheurs de cette communauté. Ce système doit pouvoir
indexer des millions de documents, servir des centaines de milliers d’utilisateurs répartis dans
le pays et être hautement disponible.

Ainsi, la principale motivation de notre travail de thèse est de proposer un système de
stockage, d’indexation et de noti�cation permettant à une communauté d’utilisateurs comme
celle des chercheurs sénégalais de partager e�cacement des documents.





1 | Introduction

Au moment où l’expression "univers digital" se concrétise grâce au développement du web,
une grande partie de la population mondiale réalise des milliers d’activités journalières sur
Internet. Allant de la consultation des emails au visionnage de vidéos et de photos, beaucoup
de nos activités se déroulent sur Internet. Parmi les tâches que nous faisons quotidiennement,
�gurent en bonne place le partage et la recherche d’informations.

Cette thèse propose FreeCore, un système de stockage et d’indexation de résumés de
documents qui permet à des communautés d’utilisateurs comme la communauté universitaire
du Sénégal de partager e�cacement des documents.

Globalement, FreeCore (c.f. Figure 1.1) o�re à ses utilisateurs les possibilités de publier les
résumés des documents scienti�ques en leur possession et de rechercher en utilisant les mots-
clés des documents partagés par les membres de la communauté.

Figure 1.1 – Architecture globale de FreeCore
.

Pour assurer ses services, FreeCore adopte un principe simple. Il s’agit d’avoir une

2
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collection de données sur lequel une donnée particulière peut être retrouvée à partir d’une
liste de mots-clés. Les données de la collection peuvent être de diverses natures mais dans le
cadre de cette thèse, nous considérons des données textuelles constituées de documents
scienti�ques.

Par ailleurs, FreeCore tient compte de la faiblesse des largeurs de bandes passantes
octroyées à ses utilisateurs en considérant des résumés à la place des contenus entiers des
documents. Ainsi, l’utilisation de FreeCore est facilitée pour les chercheurs qui vont
transférer uniquement des résumés des documents scienti�ques.

Par ailleurs, les documents et les utilisateurs sont souvent dispersés et se trouvent sur
plusieurs sites distincts. La gestion des documents et des besoins des utilisateurs avec des
serveurs centralisés n’est pas aisée et ne convient pas aux applications Web 2.0 qui exigent la
haute disponibilité et une faible latence pour accéder aux données. La conception de FreeCore
doit ainsi tenir compte de ces exigences et de l’insu�sance de ressources qui caractérise
l’environnement des chercheurs sénégalais. Le choix d’un système pair-à-pair permet à
FreeCore de mutualiser les ressources des utilisateurs a�n d’o�rir ses services à large échelle.

1.1 Choix d’une DHT comme infrastructure de stockage

Pour construire un système de stockage, d’indexation et de noti�cation de documents qui
passe à l’échelle, plusieurs infrastructures peuvent être utilisées. D’abord, nous avons le pair-
à-pair qui est une infrastructure avec laquelle des utilisateurs peuvent partager spontanément
des documents sans avoir besoin d’une coordination centrale.

Ensuite, il y a les grilles informatiques qui sont des infrastructures virtuelles constituées
d’un ensemble d’ordinateurs (nœuds) potentiellement éloignés géographiquement mais
fonctionnant en réseau pour fournir une puissance globale. Elles proposent l’agrégation des
ressources informatiques (de calcul et/ou de stockage) réparties sur plusieurs sites pour la
résolution d’un problème complexe – le plus souvent un problème scienti�que ou technique
qui nécessite un grand nombre de cycles de calcul ou l’accès à de grandes quantités de
données [Jan 06].

En�n, nous avons les nuages informatiques (Cloud) qui se présentent comme un modèle de
grilles permettant à de multiples utilisateurs l’accès à des ressources matérielles et logicielles
via Internet, de manière distribuée et sous forme de services.

Le point commun entre ces di�érentes infrastructures est la capacité de mobiliser beaucoup
de nœuds généralement distants qui coopèrent pour la réalisation d’une tâche informatique
comme le stockage d’un grand volume de données ou l’exécution d’un calcul complexe. A�n
de faciliter la coopération des nœuds mobilisés, il s’avère utile de les organiser de sorte qu’ils
soient facilement localisables. D’où la nécessité d’un réseau logique superposé – overlay en
anglais – au réseau physique formé par les nœuds mobilisés.

Il existe plusieurs manières d’organiser et d’administrer les nœuds autour d’un réseau
logique pour faciliter leur collaboration. Si le pair-à-pair et les grilles s’orientent vers une
collaboration à large échelle pour l’organisation et la gestion des ressources informatiques, le
Cloud prend une orientation plus contrôlée en choisissant une gestion centralisée au niveau
d’un seul opérateur qui impose souvent des coûts �nanciers pour accéder aux nœuds



4 CHAPITRE 1. INTRODUCTION

mobilisés. Ce qui peut rendre le Cloud inaccessible pour certains groupes d’utilisateurs. A
l’opposé, les grilles informatiques et les réseaux P2P favorisent la collaboration à large échelle
en mutualisant les ressources libres au niveau des nœuds mobilisés pour former un réseau
logique complètement distribué. Avec ces infrastructures, les ressources sont organisées
autour des réseaux logiques selon deux méthodes : soit les pairs assurent la gestion de leurs
propres documents et pour localiser une ressource, il faut propager un message de recherche
qui parcourt l’intégralité du réseau, c’est la méthode employée par les overlays
non-structurés, soit la gestion des ressources est attribuée à un groupe de pairs précis en
utilisant une table de hachage distribuée – Distributed Hash Table (DHT)–, il s’agit des
overlays structurés.

Avec la première méthode, la localisation d’un document s’e�ectue en échangeant un
nombre élevé de messages, ce qui participe à l’augmentation de la durée de recherche d’un
document. Par contre les overlays structurés ont la particularité d’organiser le réseau en une
topologie ayant des fonctionnalités de routage e�caces, permettant de localiser et de
retrouver rapidement les documents.

Dans une communauté où lesmembres disposent demoyens �nanciers limités, une solution
peu coûteuse pour réaliser un tel système capable de passer à l’échelle est la construction d’une
infrastructure pour le stockage et le partage de contenus au-dessus d’une DHT.

1.2 Problématique

Nous considérons la réalisation d’un système de stockage de contenus reposant sur une
table de hachage distribuée, destiné à une communauté d’utilisateurs telle que la communauté
de chercheurs du Sénégal. Chaque membre publie les résumés et les URIs des documents en
sa possession qu’il souhaite partager avec les autres membres. Pour retrouver des documents
pertinents, un utilisateur soumet une requête constituée des mots-clés.

L’objectif de notre travail est la construction d’un système de stockage et d’indexation de
documents sur une table de hachage distribuée permettant de retrouver e�cacement, à partir
d’une requête spéci�ant des mots-clés, les documents publiés qui satisfont cette requête.

La problématique de stockage et de construction d’un index sur une table de hachage
distribuée a�n de permettre la recherche de contenus par mots-clés a été largement discutée
par le passé.

Selon la stratégie utilisée pour indexer les documents, nous distinguons les trois grandes
catégories de solutions qui sont les over-DHT index de mots-clés, les indexes ad’hoc de
contenus et les indexes de contenus dans des DHT modi�ées.

Dans les over-DHT index de mots-clés, les solutions proposées construisent des listes
inversées de mots-clés et les répartissent sur un over-DHT index. Les listes inversées
[Witten et al. 99] sont des paires (w, O), où w est un terme et O est l’ensemble des
identi�ants de document contenant ce terme. Avec ces listes inversées, on construit un index
inversé où on associe chaque mot-clé à un serveur d’index chargé de stocker les documents
contenant le mot. Pour retrouver les documents satisfaisant une requête de mots-clés, il su�t
de faire l’intersection des listes associées aux termes de la requête.
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Cette stratégie est confrontée aux trois problèmes rédhibitoires soulevés par
[Tigelaar et al. 12] et [Liu et al. 04] que sont :

— le déséquilibrage de charges des nœuds d’indexation dû à l’absence d’uniformité dans la
popularité des mots dans les documents ;

— la grande consommation de bande passante pour réaliser les intersections des listes en
particulier lorsque la requête comprend un nombre élevé de mots clés ;

— le coût important d’indexation qui dépend du nombre de mots contenus dans les
documents à indexer.

Ces problèmes découlent principalement de la distribution des mots dans les documents. La
fréquence de certainsmots augmente la charge de certains serveurs tandis que la rareté d’autres
mots décharge d’autres serveurs. De plus, les longues listes de documents associées aux mots
populaires doivent être fréquemment transférées dans le réseau pour répondre aux requêtes
qui demandent souvent des mots célèbres.

Parmi les solutions qui utilisent cette stratégie, certaines tentent d’enrichir l’index inversé
avec des résumés de contenus notamment avec des Filtre de Blooms (FBs) [Bloom 70] pour
réduire le coût de l’intersection distribuée des résultats, c’est le cas des solutions proposées
par [Reynolds and Vahdat 03], [Wang et al. 09], [Yang and Ho 06], [Chen et al. 12] et
[Chen et al. 08]. D’autres solutions telles que celle de [Papapetrou et al. 10] et de
[Ren et al. 10] adoptent des mécanismes de partitionnement (ou clustérisation) des serveurs
d’index a�n d’agréger partiellement les réponses au sein des groupes de serveurs.

Au niveau des indexes ad’hoc de contenus, il s’agit de construire une structure
d’indexation capable de déterminer le serveur d’index en charge d’un document en se basant
sur le contenu de ce dernier (c’est-à-dire de l’ensemble des termes que contient le document).
Un exemple type de cette approche est proposé par [Joung et al. 05, Joung et al. 07] et
[Szekeres et al. 11] qui utilisent des mots binaires de longueur r pour représenter le contenu
d’un document. Dans ces solutions, la longueur r détermine le nombre de serveurs d’index
utilisables et par conséquent, pour garantir le passage à l’échelle, cette longueur doit être très
grande. Malheureusement, une grande valeur de r conduit à de mauvaises performances car
la latence de la recherche est très élevée.

En�n, dans la troisième catégorie de solution, il s’agit de modi�er la DHT ou de construire
une structure équivalente pour inclure les informations appropriées ou pour adapter les
algorithmes internes. Par exemple, la solution Mkey [Jin et al. 06] crée une DHT dont les
nœuds sont identi�és par des vecteurs de bits de longueur m, contenant au plus deux bits à 1.
Mkey représente les documents par des �ltres de Bloom de longueur m et construit une DHT
où les identi�ants sont des mots binaires de longueur m.

Les solutions de cette catégorie nécessitent d’une part une implémentation complexe : la
gestion des clés DHT dans Mkey et la génération des identi�ants dans la solution
[Shi et al. 04] sont di�ciles à mettre en œuvre. D’autre part, en modi�ant les DHTs, il est
di�cile de conserver les propriétés de cette dernière et cela peut conduire à de mauvaises
performances pour la recherche des documents.
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Des stratégies décrites ci-dessus, nous retenons que d’une part, les indexes construits au-
dessus desDHT ont l’avantage de garder les propriétés de passage à l’échelle, de routage e�cace
des messages et de haute disponibilité o�ertes par les DHT. D’autre part, les indexes ad’hoc et
les indexes modi�ant ou dépendant de la DHT utilisant des structures de représentation de
contenus (�ltres de Bloom, mots-binaires, résumés de listes inversées [Yang and Ho 06]) ont
l’avantage de réduire les coûts d’indexation des documents et la bande passante des recherches
par mots-clés.

1.3 Contributions de la thèse

Les principales contributions de cette thèse sont :

1.3.1 Représentation de contenus par des ensembles de mots binaires

Les listes inversées de termes sont des structures de base pour indexer des informations
textuelles dans les DHTs. Cette approche est confrontée au problème de déséquilibrage de
charge des serveurs d’index dû au fait que la popularité de termes suit la loi de Zipf.

La première contribution de cette thèse est la transformation du problème d’indexation de
documents textuels en celui de l’indexation de �ltres de Bloom caractérisés chacun par un
ensemble de mots binaires. La représentation de chaque document par un FB garantissant un
très faible taux d’erreur permet de réaliser des tests d’inclusion ensembliste de façon
performante en exploitant uniquement des opérations bit à bit.

Si nous considérons des mots binaires de même longueur, le vocabulaire est �ni et l’étude
de la popularité des mots binaires montre que les fréquences d’apparition des mots binaires ne
varient pas inversement en fonction du rang c’est-à-dire que la variation des fréquences des
mots binaires ne suit pas la loi de Zipf. Ceci nous permet a priori de construire des indexes
basés sur des listes inversées de mots binaires.

1.3.2 FragIndex

FragIndex est un schéma d’index de �ltres de Bloom basé sur des listes inversées de
mots binaires. Il exploite la représentation de contenus sous forme d’ensembles de mots
binaires de même longueur. FragIndex s’inspire des indexes ad’hoc proposés par
[Joung et al. 05, Joung et al. 07], mais implante des mécanismes qui permettent de répartir la
charge d’indexation sur un plus grand nombre de serveurs d’index tout en assurant un coût
de recherche comparable voire meilleur que celui o�ert par ces solutions.

Comparé aux systèmes d’index basés sur des listes inversés des termes textuels,
FragIndex permet un meilleur équilibrage de charge ; toutefois le coût (en terme de tra�c
réseau, de bande passante et de latence) de son protocole de localisation de sur-ensembles est
très élevé comparé à celui des systèmes à base de listes inversées de termes.
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1.3.3 Pre�x Matching Trie (PMT) et Summary Pre�x Tree (SPT)

D’une part, pour localiser les sur-ensembles d’un mot binaire, FragIndex explore
plusieurs entrées de la table de hachage dont le nombre et les adresses dépendent du mot
binaire considéré. FragIndex accède à des entrées qui pourraient être vides. D’autre part,
les arbres de pré�xes sont des structures simples et e�caces utilisés par plusieurs systèmes
d’index tels que Pre�x Hash Tree (PHT) [Ramabhadran et al. 04], LIGHT [Tang et al. 10]. PHT
et LIGHT sont construits au dessus d’une DHT et s’intéressent à la résolution des requêtes
complexes de type intervalle. Les données considérées par ces solutions sont liées par une
relation d’ordre total. Ainsi, les méthodes de recherche qu’ils proposent ne conviennent pas à
la recherche de sur-ensembles car il n’y a pas une relation d’ordre total entre les ensembles.

Nous proposons Pre�x Matching Tree (PMT), un schéma d’indexation de �ltres de Bloom
basé sur le matching de pré�xes. L’objectif de cette proposition est d’éliminer les accès aux
entrées vides de la table distribuée. Les �ltres de Bloom représentant les contenus sont stockés
en utilisant un arbre de pré�xes. PMT implante des heuristiques de répartition de données
permettant de construire un arbre de pré�xes équilibré. PMT propose un protocole de recherche
de sur-ensembles qui exploite la relation d’ordre partiel qui existe entre les �ltres de Bloom. Les
évaluations montrent que PMT équilibre la charge des serveurs d’indexation en garantissant
que plus de 80% des serveurs utilisent au moins 40% de leur capacité de stockage. De plus le
coût de la recherche d’un document avec PMT est plus faible que la solution PHT.

En plus de la solution PMT qui s’inspire de PHT, nous avons aussi proposé
Summary Pre�x Tree (SPT) [Ngom and Makpangou 17] une autre version simpli�ée
s’inspirant de la solution [Tang et al. 10].
SPT étend l’utilisation des arbres de pré�xe en construisant un index supportant des
recherches par mots-clés. SPT approxime la recherche de sur-ensembles de mots-clés à la
recherche de descendances de �ltres de Bloom. Cette approximation permet de faire des
recherches avec des ensembles compacts et d’utiliser des comparaisons bit-à-bit simples et
e�caces. SPT dé�nit aussi un mécanisme de recherche hybride qui convient spéci�quement à
la nature creuse des �ltres de Bloom utilisés comme clés d’indexation. Contrairement aux
méthodes de recherche linéaires des arbres de pré�xes qui testent tous les pré�xes jusqu’à
atteindre le nœud feuille recherché, la méthode hybride de SPT saute directement aux pré�xes
qui sont signi�catifs. Grâce à cette méthode, SPT dispose d’un algorithme réduisant le coût
des recherches de sur-ensembles au strict minimum.

1.3.4 Un prototype expérimental pour la simulation de FreeCore

En�n, la dernière contribution de ce manuscrit est la réalisation d’un prototype
expérimental de FreeCore qui explique son fonctionnement, son implémentation distribuée et
son évaluation sur l’environnement de simulation peersim.

1.4 Organisation du manuscrit

La suite du manuscrit comprend les chapitres suivants :
Le Chapitre 2 présente l’état de l’art de la recherche de contenus dans les systèmes distribués
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et étudie particulièrement les systèmes d’indexation et de recherche construits avec des tables
de hachage distribuées. Dans ce chapitre, nous allons passer en revue les mécanismes de
recherche et les méthodes d’évaluation des requêtes avec les documents
Extensible Markup Language (XML), les techniques de résolutions de requêtes complexes et
les systèmes d’indexation et de recherche par mots-clés dans les DHT qui constituent le cœur
de notre travail.

Le Chapitre 3 décrit globalement la solution FreeCore et les principes de base qui
sous-tendent nos contributions. D’abord, nous présentons notre système de stockage des
documents sur une DHT utilisant les �ltres de Bloom pour résumer les documents et leur
contenu. Nous verrons ensuite les propriétés régissant les �ltres de Bloom et dé�nissons le
principe de la recherche de sur-ensemble de �ltres de Bloom. En�n, le chapitre présente les
challenges auxquels l’indexation et la recherche de �ltre de Bloom sont confrontées.

Le Chapitre 4 présente le schéma d’indexation basé sur des listes inversées mots binaires
– FragIndex. Nous donnons dans ce chapitre les algorithmes d’indexation et de recherches de
sur-ensembles de �ltres de Bloom puis nous évaluons leurs performances.

Le Chapitre 5 présente notre solution d’indexation basée sur un arbre de pré�xe –PMT en
spéci�ant ses di�érents algorithmes et étudie ses performances.

Le Chapitre 6 est consacré au prototypage du système FreeCore et à son implémentation.

En�n, la dernière partie du manuscrit comprend la conclusion générale qui résume les
di�érentes démarches que nous avons adoptées et les contributions réalisées, les perspectives
de recherche qui décrivent les futurs travaux et les axes de recherche que nous envisageons et
l’annexe qui présente l’implémentation et la mise en œuvre dans l’environnement de
simulation peersim.



2 | État de l’art

Dans ce chapitre, nous faisons une revue des travaux connexes à la problématique de la
thèse. Il s’agit principalement d’étudier les systèmes d’indexation et de recherche dans les
réseaux pair-à-pair (P2P) construits pour les documents structurés ( tels que les documents
Extensible Markup Language (XML)) et les documents non structurés (les contenus textuels
libres).

2.1 Systèmes d’index et de recherche dans les documents
structurés

Dans une communauté d’utilisateurs, il est essentiel de disposer d’outils e�caces
permettant aux membres d’échanger des informations utiles. Sur ce, beaucoup de travaux ont
été réalisés a�n de faciliter le partage et la recherche d’informations structurées notamment
dans des communautés d’utilisateurs répartis à large échelle.

Nous étudions dans cette section quelques systèmes de recherche et de partage
d’informations dans les réseaux P2P structurés. Nous distinguons deux principaux groupes de
systèmes : les systèmes de recherche d’informations sur des documents structurés
(généralement sur les documents XML) et les systèmes de partage d’informations structurées
dans les réseaux P2P.

2.1.1 Recherche dans les documents XML

XML est un métalangage informatique utilisé pour l’échange et l’intégration de données
sur le web. Plusieurs données échangées sur le web sont représentées par des documents ou
fragments de document XML. Par exemple, nous pouvons citer les �ux
Really Simple Syndication (RSS) et Atom qui sont utilisés pour la di�usion de résumés
d’informations. Ainsi, la problématique de la recherche e�cace de données XML dans les
réseaux P2P a sollicité beaucoup d’intérêts dans la communauté scienti�que.

Dans les systèmes présentés dans [Bonifati et al. 04] [Koloniari and Pitoura 04], les auteurs
s’intéressent à la résolution des requêtes XPATH dans les réseaux P2P.

XP2P [Bonifati et al. 04] considère un document XML comme un arbre pré�xé
comprenant un ensemble de chemins qui mènent vers les éléments du document. Un élément
et les fragments du chemin menant vers l’élément sont stockés sur un nœud de la DHT et une

9
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simple recherche permet de les retrouver sans di�culté.
En utilisant des empreintes constituées de jetons de bit pour localiser les nœuds stockant les
fragments de chemins et les éléments liés à une requête XPATH, XP2P propose deux types de
recherche. Une recherche partielle qui retourne uniquement le fragment correspondant à la
requête et une recherche complète qui retourne le fragment et les sous fragments
correspondant à la requête.
Dans le cas d’une recherche partielle, la requête XPATH est modélisée sous forme d’un arbre
et son empreinte est construite puis appliquée à la DHT dé�nie. La recherche réussit s’il y a
exactement un chemin qui correspond au chemin spéci�é par la requête. Sinon la recherche
échoue, et la requête est tronquée et reprise à une étape antérieure du chemin.
Pour une recherche complète, XP2P e�ectue une recherche locale sur le pair courant et
poursuit suivant les directions prometteuses indiquées par les sous fragments dont les racines
constituent les éléments recherchés.

Une autre solution proposée par [Koloniari and Pitoura 04] réduit la quantité de données
échangée entre les nœuds d’un réseau P2P lors la résolution des requêtes XPATH.
À travers les �ltres de Bloom spéciaux Breadth Bloom Filter et Depth Bloom

Filter qui résument le contenu des documents et qui supportent des requêtes XPATH,
chaque nœud maintient deux types de �ltre de Bloom, un �ltre local qui représente
l’ensemble des documents XML stockés sur le nœud et un ou plusieurs �ltres de Bloom
fusionnés qui résument les documents stockés par les nœuds voisins.
Pour e�ectuer une recherche, on véri�e si les �ltres de Bloom contiennent les éléments
recherchés. Ces �ltres de Bloom facilitent le routage entre les pairs du réseau et permettent de
les regrouper en fonction de leur contenu. Les nœuds ayant un contenu similaire forment un
arbre et toutes les racines des arbres sont connectées a�n de faciliter la communication entre
les groupes.

L’idée de base des solutions proposées par [Bonifati et al. 04] et
[Koloniari and Pitoura 04] est d’élaborer des algorithmes distribués pour la résolution des
requêtes XPATH. Mais la syntaxe particulière utilisée pour la formulation des requêtes est
contraignante au niveau des utilisateurs qui, en plus, ont souvent besoin de rechercher dans
les contenus textuels des balises XML.

Les solutions présentées par [Jamard et al. 07] et [Abiteboul et al. 08] vont plus loin en
considérant les contenus textuels des documents XML.

Par exemple, le travail décrit dans [Jamard et al. 07] utilise des �ltres de Bloom distribués
– Distributed Bloom Filter (DBF) pour indexer les structures des documents et leur contenus
textuels dans un réseau P2P. Ici, chaque document est représenté comme un ensemble
contenant tous les chemins qui mènent vers chaque mot du document. A�n de prendre en
charge tous les types de requêtes, la solution utilise trois �ltres de Bloom qui résument les
chemins, les balises XML et les mots.
Les Filtres de Bloom sont ensuite divisés en segments de tailles égales et ces segments sont
identi�és par des numéros déterminés par une fonction de hachage. Une fois que le numéro
de segment est déterminé, d’autres fonctions de hachage associent les clés des données aux
segments, ainsi chaque segment peut être considéré comme un sous �ltre de Bloom. S’il y a
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un segment avec une forte probabilité de faux positifs, le segment est remplacé par un
segment plus grand.
L’évaluation d’une requête est e�ectuée en deux étapes : une première étape qui véri�e le
DBF et une deuxième étape qui véri�e le pair stockant le document source pour déterminer
l’exactitude de la réponse.

On notera que les travaux [Jamard et al. 07, Abiteboul et al. 08] sont fortement
dépendants de la structure des documents XML. De là, on s’interroge sur leur capacité à
prendre en compte des documents ayant des formats di�érents surtout dans le cas où les
documents sont représentés par des ensembles de mots-clés.
Pour que ces solutions soient e�caces, les �ltres de Bloom doivent avoir une grande longueur
pour résumer l’ensemble des mots dans [Jamard et al. 07] ou les listes inversées
[Abiteboul et al. 08]. Cette situation mènerait à la dégradation des performances de ces
solutions.

2.1.2 Filtrage et partage de documents structurés

L’importante quantité d’informations publiées sur le web nous amène à poser la question
de savoir comment retrouver facilement les documents moins populaires avec les moteurs de
recherche du web.

Parmi les solutions les plus adoptées pour partager des informations moins populaires,
nous avons les systèmes publication/abonnement où les utilisateurs publient des informations
et s’abonnent sur des producteurs d’informations en utilisant des requêtes de longue durée
basées sur un thème donné ou sur une liste de mots-clés (souscription basée sur contenu).

Prenons le cas des �ux RSS qui sont des documents au format XML loin d’être célèbres au
niveau des moteurs de recherche du web. Pour faciliter leur partage, des travaux ont été mené
dans le passé.

D’abord, nous avons les solutions proposées par [Sandler et al. 05], [Jun and Ahamad 06] et
[Ngom et al. 10] qui proposent des systèmes P2P dans lesquels les fournisseurs des documents
collaborent pour la dissémination des �ux vers les consommateurs. Par exemple, dans FeedTree
[Sandler et al. 05], les consommateurs récupèrent les noti�cations et les propagent à travers des
arbres de di�usion.

La solution de [Zhou et al. 06] propose le moteur de recherche SoSpace dédié aux �ux RSS
fonctionnant sur un réseau P2P structuré. Tandis que [Rao and Chen 11] proposent un
système P2P de dissémination de �ux RSS qui permet aux utilisateurs de souscrire à des
contenus à travers des mots-clés. Le système proposé est construit sur un overlay de pairs qui
coopèrent pour e�ectuer le téléchargement, le �ltrage, l’agrégation et la distribution des �ux.
Contrairement à SoSpace, le système proposé par [Rao and Chen 11] permet d’e�ectuer des
noti�cations aux utilisateurs si une mise à jour est publiée. Par contre, elle ne distribue pas
équitablement la charge du système sur les pairs du réseau. Le pair qui gère un terme célèbre
devient un goulot d’étranglement, empêchant ainsi le passage à l’échelle de ce système.
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Les solutions discutées dans cette section sont toutes conçues pour des documents
structurés et comme nous l’avons souligné auparavant, il n’est pas évident qu’elles puissent
s’adapter au contexte d’une recherche par mots-clés demandant plus de �exibilité que la
recherche XPATH. Les sections suivantes discuteront des solutions plus adaptées au
traitement des requêtes plus �exibles telles que les recherches par intervalle de valeurs et les
recherches par mots-clés.

2.2 Systèmes d’index pour le traitement des requêtes
complexes sur les DHT

Les systèmes distribués construits avec les tables de Hachage distribuées –
Distributed Hash Table (DHT) supportent e�cacement des requêtes exactes (c’est-à-dire qu’ils
permettent de trouver les données dont les identi�ants correspondent exactement à une clé).
Pour de nombreuses applications, le traitement des requêtes exactes ne su�t pas, il faut un
support e�cace pour réaliser des requêtes complexes telles que les requêtes d’intervalles ou
les requêtes de sur-ensembles.

Plusieurs solutions ont été proposées pour supporter les requêtes complexes en étendant
les fonctionnalités des DHT [Ramabhadran et al. 04, Tang et al. 10, Hidalgo et al. 11,
Caron et al. 06, Cortés et al. 16, Hidalgo et al. 16]. Le principe est simple et consiste à indexer
les clés utilisées pour stocker les objets dans la DHT : c’est ce qu’on appelle l’indexation au
dessus de la DHT ou over-DHT indexing.

Un index over-DHT est une structure ad’hoc construite au dessus d’une table de hachage
distribuée et dont l’objectif est de traiter e�cacement les requêtes complexes sans modi�er la
DHT. Parmi les structures les plus utilisées, nous avons les arbres de pré�xes. Cette section
étudie quelques solutions proposées pour traiter les requêtes complexes sur les DHT.

2.2.1 Pre�x Hash Tree (PHT)

Pre�x Hash Tree (PHT) [Ramabhadran et al. 04] est un arbre binaire de pré�xes destiné à
indexer un ensemble de données dans un réseau P2P structuré. Les nœuds de l’arbre binaire sont
identi�és par un label (composé des symboles "/", "0" et "1"). Chaque nœud interne possède deux
�ls. Le �ls gauche (resp droit) a pour label 0 (resp. 1). Tout nœud est désigné par la concatenation
des labels des nœuds qui compose le chemin qui le relie à la racine (/).

La structure de PHT contient trois types de nœuds, les nœuds feuilles qui stockent les
données, les nœuds internes qui participent au maintien de l’arbre et les nœuds externes qui
n’appartiennent pas à l’arbre de pré�xe mais qui sont présents dans la DHT.
L’ensemble des nœuds de PHT est réparti entre les pairs du réseauDHT en associant les pré�xes
des nœuds aux identi�ants des pairs de la DHT. Ainsi, chaque nœud de l’arbre PHT correspond
à un nœud dans la DHT et ses objets peuvent être localisés par une simple opération lookup
sur la DHT.

La recherche dans PHT est e�ectuée par l’opération PHT-Lookup. Considérant une
donnée représentée par une chaine binaire, PHT-Lookup retourne l’unique nœud feuille dont
l’identi�ant est un pré�xe de la donnée, c’est-à-dire, le nœud qui stocke la donnée. Pour cela,
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PHT propose deux méthodes de recherche.
D’abord il y a la recherche linéaire qui commence par e�ectuer une opération DHT-Lookup
en utilisant le plus court pré�xe de la donnée. Si un nœud interne est atteint, une nouvelle
DHT-Lookup est réalisée en utilisant un pré�xe plus long. Ce processus est répété jusqu’à ce
qu’une feuille soit trouvée. Ensuite, il y a la recherche binaire qui divise la longueur du pré�xe
de la donnée en deux et commence par rechercher la moitié du pré�xe. Si cette recherche
retourne un nœud interne de PHT, le processus recommence avec un nouveau pré�xe égale
au milieu de la moitié supérieure. Si le pré�xe correspond à un nœud externe, la moitié
supérieure de l’intervalle est supprimée et la recherche recommence avec la moitié inférieure.

Pour e�ectuer une recherche d’intervalle, la plus petite borne de l’intervalle est utilisée
pour trouver le premier nœud feuille. Une fois ce nœud atteint, PHT utilise une liste liant les
nœuds feuilles pour retrouver toutes les données en parcourant la liste vers le nœud feuille qui
est en charge de la borne supérieure de l’intervalle.

2.2.2 TPT-C

TPT-C [Hidalgo et al. 11] améliore les performances des recherches sur les arbres de
pré�xes en évitant de revisiter les nœuds internes des arbres. Pour cela, TPT-C propose de
maintenir sur chaque nœud interne de l’arbre un cache qui stocke les labels des nœuds visités
lors des recherches précédentes. Chaque nœud contient un nombre limité d’entrées dans son
cache et chaque entrée est un pré�xe de label d’un nœud interne.

Pour e�ectuer la recherche (binaire ou linéaire), TPT-C utilise le cache pour récupérer
l’entrée correspondant au plus long pré�xe commun avec la requête. Si un tel pré�xe est
trouvé, la recherche continue avec ce pré�xe et réduit l’espace de recherche, sinon la
recherche est e�ectuée normalement comme dans PHT. TPT-C optimise ainsi le coût de la
recherche dans les arbres de pré�xes en réduisant l’espace des pré�xes candidats.

2.2.3 LIGHT

Comme PHT, LIGHT [Tang et al. 10] permet aussi de traiter les requêtes complexes à un
moindre coût. Pour cela, LIGHT dé�nit : un arbre de pré�xe qui indexe les données, une
structure de données qui stocke le résumé de l’arbre et une fonction de nommage qui associe
la structure de données et la DHT.

LIGHT partitionne récursivement l’espace des données en deux sous-espaces de taille
égales jusqu’à ce que chaque sous-espace contienne un nombre limité de données.
Tout comme PHT, LIGHT utilise un arbre de pré�xes avec lequel, les données sont stockées
dans les nœuds feuilles mais l’arbre de LIGHT dispose de deux racines dont une virtuelle
ayant un seul �ls qui est la racine normale.

Chaque branche de l’arbre est étiquetée par un nombre binaire, 0 pour les branches vers
les �ls gauches et 1 pour les �ls droits. La branche spéciale entre la racine virtuelle et la racine
normale est étiquetée par 0.
Ainsi chaque nœud possède un pré�xe unique qui est la concaténation des nombres binaires
composant son chemin depuis la racine virtuelle. Le pré�xe de la racine virtuelle est le caractère
spécial #.
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À la di�érence de PHT, LIGHT ne maintient pas une liste liant les feuilles mais il propose
à la place, une structure de données distribuée pour stocker les données et un résumé des
informations de l’arbre de pré�xes.

Pour rechercher une donnée, LIGHT-lookup retourne la clé DHT correspondante. Il s’agit
de trouver le pré�xe du nœud qui couvre la donnée sur lequel LIGHT applique sa fonction de
nommage pour obtenir la clé DHT.
LIGHT propose un algorithme de recherche binaire similaire à celui de PHT. À chaque
itération, LIGHT calcule le milieu de l’intervalle et e�ectue une opération DHT-get de la clé
correspondant au pré�xe obtenu. Si l’opération DHT-get échoue, le pré�xe courant
correspond à un nœud qui n’existe pas et la borne supérieure est réduite à la longueur du
pré�xe du nœud interne contenant le pré�xe courant ; Si la DHT-get réussit, soit le pré�xe
retourné couvre la donnée dans ce cas la recherche retourne le pré�xe du nœud interne
contenant la clé-DHT courante, soit le pré�xe retourné est un ancêtre de la feuille recherchée
et LIGHT augmente la valeur de la borne inférieure.

Pour trouver un intervalle, LIGHT recherche une des bornes en utilisant la recherche
binaire. Une fois que la feuille responsable de la borne est repérée, LIGHT transmet
récursivement la requête aux nœuds de la vue local de la feuille. La transmission est e�ectuée
jusqu’à ce que tous les nœuds internes couvrant l’intervalle soient visités. Grâce à la structure
de donnée distribuée LIGHT parvient à maintenir des vues logiques au sein des nœuds
feuilles et à explorer les contenus des sous arbres de la vue.

La �exibilité de la structure de LIGHT peut être exploitée pour optimiser la recherche
binaire. En e�et, le pré�xe d’une feuille stocké sur un nœud interne ou sur une racine révèle
la profondeur d’un des deux sous arbres issus de ce nœud : si le pré�xe termine par 0, c’est la
profondeur de la partie gauche du sous arbre qui est indiquée et si le pré�xe termine par 1,
c’est la profondeur du sous arbre droit qui est indiquée.
La solution de [Fu et al. 11] exploite le pré�xe de la feuille trouvée pour déterminer le nœud
�ls le plus proche de la clé recherchée et utilise ce pré�xe comme la borne supérieure de
l’intervalle de la recherche binaire.

2.2.4 DST

DST [Zheng et al. 06] (Distributed Segment Tree) est un index over-DHT qui partitionne
l’espace des données en segments d’intervalles �xes. L’index supporte les requêtes d’intervalles
et les requêtes de couverture sans modi�er la structure de la DHT sous-jacente. Les requêtes
de couverture sont des requêtes d’intervalles spéciales qui récupèrent toutes les parties d’une
donnée décomposée.

La structure de l’index de DST (i.e. un arbre de segments [de Berg et al. 97]) est un arbre
totalement binaire construit au dessus d’une DHT. Les nœuds de l’arbre de segments sont
associés aux pairs de la couche DHT en appliquant une fonction de hachage sur les bornes des
intervalles. DST réplique les données de chaque niveau de l’arbre vers les nœuds ancêtres
pour maintenir une vue globale sur l’ensemble des données de l’arbre.
Cette réplication rend les nœuds de niveaux supérieurs surchargés car la racine doit stocker
tout l’intervalle indexé par l’arbre et devient un point de congestion. Pour éliminer ce
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problème, une stratégie a été adoptée pour limiter la quantité de donnée qu’un nœud peut
stocker. Quand un nœud atteint sa capacité, il arrête de stocker des données supplémentaires.

L’évaluation d’une requête d’intervalle est simple et e�cace car les intervalles indexés sont
partitionnés statiquement et sont connus à tous les niveaux de l’arbre. La recherche consiste
alors à trouver le nombre minimal de nœuds couvrant complètement l’intervalle recherché.
Pour ce faire, DST utilise un algorithme d’éclatement pour diviser l’intervalle recherché en des
segments minimaux. Ensuite une opération DHT-lookup est e�ectuée pour localiser le nœud
responsable de chaque segment. En�n, pour obtenir les résultats de la requête, DST réalise
l’union des clés retrouvées.

2.2.5 Limites des index conçu pour le traitement des requêtes complexes

Les solutions discutées dans cette section proposent des algorithmes e�caces pour la
recherche d’intervalle. Bien qu’il existe des améliorations sur leurs performances notamment
sur la tolérance aux pannes [Caron et al. 16], elles n’o�rent pas la possibilité de réaliser des
recherches de mots-clés. Notre solution Pre�x Matching Tree (PMT) (cf. chapitre 5) s’inspire de
ces travaux et propose un algorithme de recherche de sur-ensembles adapté pour un
ensemble de données liées par une relation d’ordre partiel.

2.3 Systèmes d’index pour la recherche par mots-clés dans les
DHT

Les DHT utilisent des valeurs numériques (clé de stockage) pour stocker et récupérer une
donnée dans un réseau P2P structuré et ne tiennent pas compte des propriétés des données
manipulées. Malheureusement, cela ne convient pas à la recherche de données avec des
requêtes par mots-clés car dans une telle recherche, il ne s’agit pas de trouver des égalités
parfaites entre les documents et les requêtes mais plutôt de trouver des documents qui
contiennent une requête ou qui la décrivent partiellement. A�n de supporter la recherche par
mots-clés, la stratégie la plus adoptée est la construction d’un index pour localiser
e�cacement les documents en fonction des mots-clés d’une requête.

2.3.1 Systèmes basés sur les listes inversées de mots-clés

En considérant les documents comme des points d’un espace multi-dimensionnel où
chaque mot est une dimension, la recherche par mots-clés consiste à trouver l’ensemble des
points contenant les mots de la requête [Singh and Singh 14]. A�n de supporter cette
recherche sur une DHT, certaines solutions proposées considèrent chaque dimension comme
une clé d’indexation permettant de regrouper les documents contenant un mot donné. Cette
méthode est communément appelé indexation basée sur des listes inversées de mots. D’autres
solutions proposent de ramener l’espace multi-dimensionnel en une seule dimension et
d’utiliser une structure d’indexation.
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La plupart des solutions de recherche par mots-clés utilisent des listes inversées comme
structure de données [Witten et al. 99] et [Liu et al. 04]. Pour faciliter les recherches par mots-
clés, l’approche naïve consiste à distribuer les listes de sorte que chaque terme soit attribué à un
pair de la DHT qui stocke les documents le contenant. Les mots sont utilisés pour déterminer
les identi�ants des nœuds d’index chargés de stocker les listes des identi�ants des documents
contenant ces mots. Avec une simple opération DHT-get, la liste des documents contenant un
mot-clé est récupérée.

La faiblesse de cette approche se trouve au niveau de la résolution des requêtes contenant
plusieurs mots-clés (requête multi-termes). Dans ce cas, la recherche est coûteuse en
consommation de bande passante car il faudra récupérer les listes associées à tous les termes
de la requête. Ce problème s’aggrave si les mots sont célèbres c’est-à-dire s’ils sont associés à
plusieurs documents. En e�et, si une requête porte sur les termes A et B, l’intersection des
résultats consiste à visiter le responsable du mot A (pairA) et à transférer tous les documents
contenant A au pair DHT responsable du mot B (pairB) qui e�ectue l’intersection et
retourne les réponses au client.

A�n de réduire la quantité d’information échangée et économiser la bande passante
consommée par une recherche multi-termes, plusieurs solutions basées sur les �ltres de
Bloom ont été proposées [Tigelaar et al. 12].

D’abord, [Wang et al. 09] et [Reynolds and Vahdat 03] proposent d’utiliser un �ltre de
Bloom F (A) qui représente l’ensemble des documents du pairA et d’envoyer F (A) au pairB .
Celui-ci teste si chaque document de B appartient à F (A) et retourne le résultat de
B ∩ F (A) au pairA. En�n, ce dernier élimine les faux positifs en calculant A ∩ (B ∩ F (A))
qui est équivalent à A ∩ B. Pour réduire la latence, le pairB peut envoyer directement
l’intersection B ∩ F (A) au client plutôt que de l’envoyer au pairA, mais cela augmente le
nombre de réponses erronées.
En e�et, avec la probabilité de faux positif des �ltres de Bloom, de fausses réponses seront
considérées comme des bonnes. Ainsi, la bande passante utilisée pour retourner tous les
résultats au client croît linéairement avec la taille du corpus de documents.

Ensuite, [Reynolds and Vahdat 03] propose de tronquer les résultats pour rendre le coût
constant, indépendamment du nombre de documents dans le réseau. Lorsqu’un client
recherche un nombre �xe de résultats, les pairs pairA et pairB communiquent
progressivement jusqu’à ce que ce nombre est atteint. Le pairA envoie son �ltre de Bloom par
morceaux et le pairB envoie les résultats par bloc jusqu’à ce que le pairA obtienne assez de
résultats.

En�n, contrairement à [Reynolds and Vahdat 03], les travaux de
[Chen et al. 08, Chen et al. 12] montrent que le coût en bande passante d’une recherche
multi-termes est déterminé par la popularité des mots dans le corpus de documents et que
pour réduire la bande consommée, l’ordre d’intersection des résultats doit être prise en
compte. En e�et, en visitant les pairs responsables des mots célèbres, le nombre de documents
récupéré est très grand. Il est donc préférable de commencer par les pairs responsables des
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mots moins célèbres.

Ainsi, [Chen et al. 08] dé�nit une mesure de similarité basée sur les Filtre de Blooms (FBs)
pour déterminer le pair indexant le moins de documents. Mais cela nécessite une
connaissance à priori des statistiques des mots indexés dans le système que la solution essaie
de résoudre en e�ectuant la collecte des statistiques des mots avec un protocole basé un
réseau non structuré.

Une autre approche développée pour réduire le coût d’une recherche multi-termes est
l’utilisation de groupes de mots pour construire les listes inversées. Ce regroupement des
mots permet de stocker sur un nœud uniquement les documents contenant les mêmes termes.
Cette méthode est employée par [Skobeltsyn et al. 07] pour réduire la taille des listes de
documents associées aux termes. Au lieu de construire des listes inversées pour les termes
simplement, les mots des requêtes sont utilisés pour fabriquer des termes composés et
associés aux documents qui les contiennent. On obtient ainsi un index de listes inversées
représentant les contenus des documents recherchés.

Keyword Fusion [Liu et al. 04] est une autre solution construite sur la DHT Chord et utilise
le même principe en maintenant un grand dictionnaire des mots célèbres. Si un mot devient
célèbre, il est supprimé du pair et placé au niveau du dictionnaire de mots célèbres. Ensuite, de
nouveaux mots formés par concaténation des mots supprimés du dictionnaire sont générés et
stockés sur la DHT.
Une requête est routée au pair responsable du mot le moins célèbre et les résultats sont �ltrés
en utilisant les mots célèbres qui se trouvent dans la requête. La gestion du dictionnaire de
mots célèbres est un frein pour cette solution dans un environnement dynamique. En e�et
le coût de maintenance est élevé (échange de messages pour synchroniser les mises-à-jour du
dictionnaire). De plus, la création de nouveaux mots par concaténation équilibre la charge mais
augmente la taille de l’index.

2.3.2 Linéarisation de l’espace multi-dimensionnel

À la di�érence des solutions précédentes, nous discutons dans cette partie des solutions
qui transforment l’espace multi-dimensionnel des mots en un espace linéaire à une
dimension.

pSearch [Tang et al. 03] utilise les modèles VSM [Salton et al. 75] et LSI
[Deerwester et al. 90] pour représenter les documents et les requêtes comme des vecteurs
dans lesquels chaque élément correspond au poids d’un mot. Pour indexer un document,
pSearch considère son vecteur comme les coordonnées d’un point géométrique d’un espace
cartésien et utilise la DHT CAN pour placer le document sur le pair responsable de la zone
contenant le point. Pour la comparaison des requêtes aux documents, pSearch calcule leur
similarité en utilisant le produit scalaire de leur représentation vectorielle.
Lors de l’évaluation d’une requête, sa représentation vectorielle est utilisée pour déterminer
le pair responsable de la zone contenant le point. Ce dernier applique la fonction de similarité
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pour déterminer les documents satisfaisants puis transmet la requête à ses voisins jusqu’à ce
qu’un nombre de réponse attendu ou un seuil de pertinence soit atteint.

Suivant le même procédé, Squid [Schmidt and Parashar 04] utilise la technique
Hilbert Space Filling Curve (HSFC) [Bially 67] pour transformer les documents et les requêtes
en des points d’un espace uni-dimension qui peuvent être utilisés avec une DHT. HSFC traduit
un point d’un espace à d-dimension à une courbe dans un espace d’une dimension de sorte
que les points proches dans l’espace de d-dimensions soient associés à des valeurs adjacentes
au niveau de l’espace unidimensionnel. Ainsi, HSFC préserve la localisation des documents
lors du passage inter-dimensionnel.
Concrètement, à partir de d termes d’un document, Squid construit un point dans un espace
de d-dimension, ensuite HSFC est utilisé pour générer un indice en une dimension
correspondant au point, en�n, l’indice est utilisé pour stocker le document sur la DHT. Pour
e�ectuer une recherche, il su�t de trouver le grappe (cluster) approprié en utilisant l’indice
obtenu à partir des mots-clés recherchés et d’e�ectuer une recherche par inondation sur les
nœuds du cluster.

La projection (mapping) des termes dans un espace multidimensionnel nécessite une
connaissance a priori de l’ensemble des mots-clés possibles du système pour dimensionner
l’espace de la DHT. Cela pourrait contraindre les solutions de [Tang et al. 03] et de
[Schmidt and Parashar 04] à reconstruire entièrement les structures d’index lorsque les
statistiques des mots-clés évoluent.

2.3.3 Systèmes d’index ad’hoc de contenu

Il existe d’autres solutions qui e�ectuent la linéarisation en représentant les contenus par
des vecteurs de bits mais elles modi�ent les propriétés de la DHT ou créent une structure
ad’hoc équivalente. Parmi ces solutions, nous avons la proposition de [Joung et al. 05] et celle
de [Jin et al. 06].

2.3.3.1 Index basé sur un hypercube

[Joung et al. 05] propose un système distribué de localisation et de routage d’objet –
Distributed Object Location and Routing (DOLR) modélisée sous forme d’un graphe direct
G = (V, E) et associe chaque nœud à un identi�ant unique de a− bit.
Le graphe G est construit au dessus du réseau physique et permettant d’accéder aux
documents stockés sur le réseau. Les références des documents sont enregistrés sur le DOLR à
partir d’une fonction de hachage qui place chaque document identi�é par son ensemble de
mots sur un nœud représenté sous forme de chaine binaire de r − bit.

Un index est construit sur un hypercube de dimension r et permet d’associer un
document à l’ensemble des mot-clés qu’il contient. Cet hypercube possède 2r nœuds
représentés chacun par une chaine binaire unique de longueur r − bit.
En désignant par W l’ensemble des termes du vocabulaire, une fonction de hachage
h : W −→ {0, 1, ..., r − 1} fait correspondre chaque sous-ensemble de termes à un nœud
unique dans l’hypercube. Un nœud de l’hypercube est responsable d’un ensemble de mots E
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si les bits 1 au niveau de son r − bit sont fournies par le hachage des mots de E.
Un document d contenant un ensemble de mots Ed est alors indexé sur le nœud de
l’hypercube responsable de l’ensemble Ed. Ce nœud stocke une entrée de la forme < Ed, d >
pour matérialiser ce document dans son index local.

Deux types de recherche peuvent être e�ectuées : la recherche exacte (pin search) et la
recherche de sur-ensemble (superSet search).
La recherche exacte permet de retrouver l’ensemble des entrées correspondant à un ensemble
de mots-clés E. Il s’agit de localiser le nœud de l’hypercube identi�é par le mot-binaire
construit à partir de E. Ensuite le document contenant l’ensemble de mots-clés est recherché
sur la table d’index du nœud et en�n la fonction read du DOLR est appelé pour récupérer le
document.
La recherche de sur-ensemble est réalisée à partir d’un arbre couvrant construit à partir du
sous-hypercube issu du nœud correspondant à l’ensemble des mots-clés recherché. À partir
de cet arbre couvrant, tous les nœuds responsables du sur-ensemble de mots-clés contenant
l’ensemble recherché peuvent être retrouvés.
En désignant par OE l’ensemble des documents contenant E, la recherche des sur-ensembles
de E et d’un seuil t consiste à retourner min(t, |OE |) documents qui contiennent E. Tout
nœud du sous-hypercube peut potentiellement indexer des documents contenant E. La
solution propose de parcourir l’arbre "en profondeur d’abord" pour retrouver tous les
sur-ensemble recherchés. Tant que le seuil n’est pas atteint, la recherche continue en suivant
le sens de parcours de l’arbre. Et à chaque étape une véri�cation est e�ectuée sur les nœuds
susceptibles de répondre à la requête.

Pour améliorer les performance de la recherche de sur-ensembles dans la solution de cette
solution, [Szekeres et al. 11] dé�nit un algorithme d’indexation et de recherche basé sur un
arbre couvrant permettant de construire tous les chemins partant de l’ensemble des mots d’un
document à tous les sous-ensembles de mots qu’il contient. Ainsi, un document pourra être
récupérer à partir d’un sous-ensemble minimal contenant les mots-clés d’une requête.

Si un nœud reçoit un document à indexer et constate qu’il est le seul nœud responsable de
l’ensemble de termes du document, il envoie son identi�ant à ses parents responsables des sous-
ensembles inférieurs qui, à leur tour, envoient leur identi�ants à leur parents. S’il constate qu’il
n’est pas le seul nœud responsable d’un sous-ensemble de mots (c’est-à-dire qu’il a un �ls), il
garde l’identi�ant de son �ls et transmet les sous-ensembles inférieurs à ses parents en véri�ant
que les sous-ensembles n’ont pas été transmis par un autre nœud. La procédure d’indexation
continue jusqu’à obtenir le sous-ensemble minimal qui ne peut plus être décomposé.

Pour la recherche, le nœud recevant une requête de mots-clés répond en envoyant son
identi�ant et l’ensemble de mots-clés demandé, s’il constate qu’il est le sous ensemble
minimal couvrant l’ensemble des mots-clés recherché, il transmet la requête à tous ses �ls.
Tout nœud qui reçoit la requête procède de la même manière jusqu’à ce que le sur-ensemble
maximal soit atteint. La réponse à la requête de mots-clés est la fusion des résultats issus de
chaque nœud visité.
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L’inconvénient de cette approche est le nombre élevé de nœuds explorés lors de la
recherche superset. Plusieurs nœuds peuvent être visités inutilement, ceci augmente le
nombre de messages pour une recherche notamment avec les requête contenant peu de
mots-clés. Le nombre de nœuds visités varie exponentiellement avec le nombre de bit 0 se
trouvant dans les représentations des requêtes de mots-clés : une requête de n bits 0 doit
visiter 2n serveurs d’index.

A�n de limiter le nombre de nœuds visités, la solution préconise de prendre des valeurs
de r très petites (environ r = 10), ce qui limite le nombre de serveurs d’indexation à 2r et
engendre une grande similarité des représentations des documents lorsque ces derniers
contiennent plus de r mots. Du coup, le déséquilibrage de charge devient énorme car tous les
documents de plus de r mots auront les mêmes représentations et seront indexés par les
mêmes nœuds.

[Szekeres et al. 11] réduit le coût des recherches de sur-ensembles mais les algorithmes
qu’il propose sont fortement dépendants de la nature des mots qui sont supposés ordonnés de
manière lexicographique. Le problème des mots célèbres connu avec les index inversés reste
non résolu car chaque mot est un sous-ensemble minimal et le nœud responsable va subir une
forte charge d’indexation. De plus, les sur-ensembles des mots célèbres peuvent aussi devenir
plus célèbres que le sont les mots, cela aggrave le déséquilibrage de charge et augmente le coût
des recherches de mots-clés.

2.3.3.2 Mkey

Mkey est une autre approche proposée par Jin et al.[Jin et al. 06]. La structure de Mkey est
hybride et composée d’un réseau structuré construit avec la DHT Chord qui regroupe un
ensemble de pairs dénommés hubs. Chaque hub est le point d’entrée d’un cluster de nœuds
regroupés dans un réseau non structuré.

Mkey utilise les FBs comme structure de donnée pour construire un index distribué au
sein des hubs c’est-à-dire sur la DHT Chord. Pour ce faire, chaque nœud hub est identi�é par
un vecteur de bit qui contient seulement un ou deux bit de valeur 1 et chaque document est
associé à un FB qui représente les mots-clés qu’il contient.

Pour stocker un document, son �ltre de Bloom est stocké sur plusieurs pairs (hub) de la
DHT. Les clés DHT utilisée pour stocker un FB sont obtenues en construisant
séquentiellement des vecteurs binaire ayant deux bit à 1.
Plus précisément, le FB du document est parcouru séquentiellement de gauche à droite et
chaque couple de bits est pris individuellement pour construire une clé de la DHT.

Par exemple, si le �ltre de Bloom 01101110 représente un document, le FB sera stocké sur
les hubs identi�és par 01100000, 00001100 et sur 00000010.

Pour e�ectuer une recherche, la requête est représentée par un �ltre de Bloom et plusieurs
clés DHT sont générées à partir du FB obtenu. Pour obtenir les clés DHT à partir du FB de la
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requête, seuls les trois premiers bits à 1 sont considérés ( en commençant par la droite). Les clés
DHT des hubs à visiter sont obtenues en construisant des vecteurs binaires ayant deux bits à 1
choisis comme suit : si l, m et r désignent les 3 premiers bits à 1 dans la requête, les clés DHT
sont obtenues en combinant le deuxième bit m avec chaque bit compris entre l et r en excluant
le bit m.

Par exemple, la requête 01101010 sera envoyée aux hubs identi�és par les vecteurs
binaires suivants : 01100000, 00110000 et 00101000. Une fois la requête est routée sur les
di�érents hubs, elle continue dans chaque cluster et la recherche s’e�ectue par inondation.

Pour que cette solution fonctionne, il faut impérativement un mécanisme de gestion des
clés de la DHT. Pour cela, un nœud de rendez-vous attribue les clés DHT aux hubs de niveau 1
c’est-à-dire les clés de la FB contenant seulement un bit à 1. Ensuite un nœud de classe 1 attribue
les clés DHT de classe 2 issu de lui c’est-à-dire ayant le même bit 1 que lui. Il est évident que
l’existence d’un nœud rendez-vous constitue un facteur de congestion et peut empêcher le
passage à l’échelle de cette solution.

Par ailleurs, le coût de la recherche est proportionnel au nombre de mots et à la taille des
�ltres de Bloom. En e�et, le nombre de mots et la taille des FB in�uent sur la répartitions des
bits à 1 dans les FBs des requêtes. En�n, toutes les requêtes sont réparties sur un nombre limité
de hub, ce qui rend cette solution incapable de passer à l’échelle.

2.3.3.3 Multi-Level Partitioning –MLP

Le partitionnement multi-niveaux ou Multi-Level Partitioning (MLP) [Shi et al. 04] est une
stratégie utilisant SkipNet [Harvey et al. 03] pour construire un index formé de nœuds groupés
demanière hiérarchique. L’ensemble des nœuds est logiquement divisé en groupes. Puis chaque
groupe de nœuds est à son tour divisé en sous-groupes, et ainsi de suite jusqu’à obtenir le niveau
de hiérarchisation souhaité.

Dans SkipNet, un nœud possède un identi�ant lexicographique (LexID) et un identi�ant
numérique (NumID) qui peut être généré par une fonction de hachage comme dans les DHT.
Pour trouver les LexID, les auteurs modélisent Internet comme un espace géométrique et
calculent les coordonnées des nœuds dans un espace cartésien. Puis dans une seconde étape,
le LexID de chaque nœud est généré par un mapping de ses coordonnées sur un espace
circulaire d’identi�ants.

La hiérarchisation des groupes de nœuds est construit en divisant le LexID chi�re par
chi�re, ainsi tous les nœuds d’un même groupe ont un pré�xe de LexID commun.

Pour indexer les documents, la liste inversée de base est répartie au sein des groupes.
Ainsi chaque groupe maintient un index inversé local des documents appartenant à ce
groupe.
Ensuite, les documents de chaque groupe sont partitionnés en fonction des mots-clés qu’ils
contiennent, puis distribués au sein des nœuds du groupe. Chaque nœud dans le groupe est
donc responsable de la liste inversée de certains mots-clés.
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A�n d’e�ectuer une recherche par mots-clés, la requête est envoyée à tous les groupes de
niveau 1 qui la di�usent successivement aux prochains niveaux jusqu’à ce que le niveau de
hiérarchisation soit atteint. Au niveau de chaque groupe, les nœuds ayant la liste inversée des
mots-clés sont chargés de répondre à la requête. Les listes inversés sont rassemblées pour
produire le résultat du groupe. Ensuite, les résultats de tous les groupes sont combinés niveau
par niveau et renvoyés au nœud initiateur.

La solution MLP nécessite d’une part un processus de génération complexe des
identi�ants rendant sa mise en œuvre fastidieuse. D’autre part, elle peut conduire à de
mauvaises performances pour la recherche par mots-clés dans la mesure où les propriétés de
passage à l’échelle et de tolérance aux pannes o�ertes par les DHT ne sont pas garanties.

2.4 Systèmes de �ltrage des documents publiés en fonction des
requêtes

Pour terminer notre revue de l’état de l’art, jetons un coup d’œil sur les mécanismes de
�ltrage des informations. Étant donné les faibles débits de téléchargement des utilisateurs de
FreeCore, il y a un besoin vital de disposer des outils e�caces pour le �ltrage des
informations partagées permettant aux utilisateurs de recevoir les informations
personnalisées et pertinentes.

Parmi les solutions que nous avons étudiées, certaines ont choisi d’indexer les requêtes et
de �ltrer les contenus pertinent en fonction des requêtes indexées et d’autres prennent le sens
inverse en indexant les documents et en dé�nissant des moyens d’interrogation tenant
compte des requêtes et des documents partagés.

Dans le premier cas, les requêtes formulées à travers des mots-clés seront comparées à la
volée aux contenus des documents entrant en provenance de di�érentes sources
[Hmedeh et al. 12]. Cette approche s’intéresse uniquement à la di�usion des �ux de données
et n’intègre pas des mécanismes de recherche instantanée c’est-à-dire des recherches faites
avec des mots-clés.

L’autre approche utilisée est l’indexation des documents et la dé�nition d’algorithmes de
�ltrage tenant compte des mots-clés dans les requêtes.
Par exemple, dans le contexte des environnements mobiles, [Yu and Shoon 11] propose un
mécanisme de �ltrage des documents XML qui représente les documents et les requêtes par
des �ltres de Bloom.
Les documents XML sont modélisés comme des arbres ordonnés étiquetés dans lesquels les
nœud constituent les éléments et les branches sont les relations existant entre ces éléments
(parent-�ls). Une requête est formulée avec XPATH et peut être découpée en un ensemble
d’éléments et de relations.
La solution est composée d’un moteur de �ltrage et d’un module de pré-traitement des
documents XML et des requêtes XPATH. Le module de pré-traitement analyse les documents
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XML publiés et les requêtes puis les associe à des �ltre de Bloom. Le moteur de �ltrage est
chargé de stocker les souscriptions faites sur le système et d’e�ectuer les comparaison de ces
requêtes aux documents publiés. Dans cette solution, le problème de la comparaison des
documents et des requêtes est résolue facilement car il su�t de réaliser des comparaisons
bit-à-bit entre les �ltres de Bloom.

Conceptuellement, nous suivons le même approche que la solution [Yu and Shoon 11] en
représentant les documents et les requêtes par des �ltres de Bloom. Nos principales di�érences
avec cette solution est d’une part, nous construisons un système décentralisé basé sur une DHT
alors que cette solution est destinée à un fonctionnement client-serveur dans lequel la gestion
de son index de �ltre de Bloom ne demande pas d’e�ort particulier.
D’autre part, notre solution vise à indexer des résumés de document et non des éléments des
balises de documents XML dont le nombre est tellement limité par rapport au nombre de mots
contenus dans un résumé.

2.5 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons e�ectué un état de l’art sur les travaux connexes à notre sujet
en mettant particulièrement l’accent sur les méthodes d’indexation de contenus stockés dans
une DHT et les systèmes d’indexation et de recherche par mots-clés. Le chapitre suivant va
aborder les principes de base de nos contributions dans ces deux thèmes de recherche.





3 | La solution FreeCore

FreeCore est un système d’indexation de documents partagés par une communauté
d’utilisateurs. Il propose deux services essentiels qui sont la publication de contenus et leurs
résumés et la recherche de contenus à partir d’une liste de mots.

Ainsi, nous trouvons au cœur de FreeCore, un système de stockage et de recherche par
mots-clés permettant de stocker les résumés publiés par des utilisateurs et de �ltrer les résumés
qui contiennent les ensembles de mots recherchés par d’autres utilisateurs .

Comme tout système de recherche, la réalisation de FreeCore est divisée en deux parties,
le stockage des documents et l’indexation de leurs contenus
[Barroso et al. 03, Ahmed and Boutaba 11]. Dans un environnement distribué, cela revient à
dé�nir un système réparti pour le stockage des documents et à maintenir un index de contenu
distribué.

3.1 Stockage orienté contenu

Dans le contexte d’application de FreeCore, nous considérons que les utilisateurs publient
les URIs de documents (articles, mémoires, ...) qu’ils mettent à disposition ainsi que leurs
résumés. La construction du corpus est donc faite de manière progressive par les utilisateurs.

À la réception d’une publication de document, FreeCore procède à une phase de
pré-traitement avant de le stocker. Dans cette phase, FreeCore associe le document à une
paire d’informations formée d’un identi�ant et d’une description.

3.1.1 Pré-traitement des contenus publiés

Pour obtenir l’identi�ant d’un document, FreeCore utilise l’URI fournie par l’utilisateur lors
de la publication.

Quant à la description du document, FreeCore construit une description à partir du résumé
publié. Il existe plusieurs techniques permettant à FreeCore de transformer un contenu publié
en une description. Parmi ces techniques, nous avons celles qui utilisent des groupes de mots
ou des phrases comme unités de représentation [Salton 89, Schütze et al. 95, Mitra et al. 97] et
celles qui prennent individuellement les mots pour représenter les contenus publiés par des
sacs-de-mots [Salton et al. 75, Hofmann 99, Sharma and Jain 15].

25
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Dans le cas de FreeCore dont le but est principalement de �ltrer les documents suivant un
ensemble de mots, la représentation par des sacs-de-mot est plus adaptée. De plus, elle est plus
simple à mettre en œuvre et constitue la solution la mieux adoptée dans la littérature.

Ainsi pour stocker les documents, FreeCore résume leurs contenus par des sacs-de-mot
(liste de mots-clés ou termes). Pour optimiser les ressources de stockage, FreeCore choisit des
descriptions avec un nombre limité de mots. Cela s’e�ectue principalement en trois étapes.
D’abord, le résumé publié sous forme de texte intégral (composé de mots, ponctuations et
formatage) est nettoyé en supprimant les éléments non signi�catifs tels que les articles, les
mots de liaisons et les ponctuations.
Ensuite, les termes restants sont traités et ramenés à des termes de base. Cette phase s’appelle
radicalisation (ou lemmatisation) et permet d’uni�er les di�érentes formes des mots d’une
même famille a�n de les représenter par un seul terme (par exemple ami pour amis et
amies ; étudi pour étudier, étudiant, étudie, ...).
En�n, FreeCore choisit parmi l’ensemble des termes lemmatisés, un sous ensemble limité
composé des mots les plus importants. L’importance d’un mot peut être trouvée avec des
statistiques telles que sa fréquence dans le document (tf) et sa fréquence inverse de
documents (idf). Elle peut être aussi déterminée à partir d’un mécanisme de pondération basé
sur les requêtes des utilisateurs qui attribue à chaque terme un poids.

Au �nal, FreeCore dispose pour chaque résumé publié, une représentation sous forme d’un
couple formé d’une URI et d’une description. Dès lors, le stockage des documents consistera
à répartir les URIs et les descriptions correspondantes dans un ensemble de serveurs répartis.
À cet e�et, FreeCore utilise une table de hachage distribuée – Distributed Hash Table (DHT) et
associe chaque document à une clé permettant de stocker sa description et son URI sur un pair
de la DHT.

Pour cela, FreeCore construit une clé de stockage du document à partir de sa description
en utilisant un �ltre de Bloom qui représente la description par une structure compacte, puis
utilise ce �ltre de Bloom pour trouver le serveur DHT chargé du stockage du document.

3.1.2 Construction de clés de stockage basées sur contenu

FreeCore représente la description d’un document par un �ltre de Bloom [Bloom 70] qui
consiste en une structure de données compacte permettant de tester de manière simple si un
élément appartient à un ensemble. C’est un tableau de m bits, tous initialisés à 0, et h fonctions
de hachage. Chaque fonction de hachage fait correspondre un élément en une unique position
du tableau. Ainsi, un élément est codé par h positions dans le tableau de m bits.

Pour insérer un élément dans le �ltre 1, on le hache avec les h fonctions di�érentes. Chaque
valeur retournée par une fonction de hachage correspond à une unique position dans le tableau
et le bit à cette position est mis à 1.

Pour tester la présence d’un élément dans le �ltre de Bloom, on calcule d’abord les valeurs
retournées par les mêmes h fonctions de hachage utilisées pour insérer les éléments, ensuite on
véri�e dans le tableau les bits qui se trouvent aux positions correspondant aux valeurs trouvées.

1. le mot �ltre renvoie à �ltre de Bloom
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Si tous les bits sont à 1, on estime que l’élément est présent dans l’ensemble représenté. Si
au moins un des bits est à 0, on est certain que l’élément ne se trouve pas dans l’ensemble
représenté (voir Figure 3.1).

Figure 3.1 – Exemple de �ltre de Bloom contenant les éléments de l’ensemble E = {a, b, c, d}
construit avec trois fonctions de hachage. Le test d’appartenance de l’élément e retourne Vrai
alors que e n’appartient pas au �ltre : c’est un faux positif

.

On caractérise un �ltre de Bloom par le taux de faux positif (false positif rate (fpr)) qui
exprime la probabilité qu’un élément soit déclaré présent, à tord, dans l’ensemble représenté.
Cette probabilité évolue avec le nombre d’éléments n insérés dans le �ltre de Bloom et dépend
du ratio r = m

n
[Fan et al. 00]. Pour garder l’e�cacité d’un �ltre de Bloom, sa longueur m doit

croître proportionnellement en fonction du nombre d’éléments ajoutés.
FreeCore résume ainsi la description d’un document d par un �ltre de Bloom FBd de

longueur m dans lequel tous les termes de la description sont insérés. Un document est donc
transformé en une paire (clé, valeur) dans laquelle la clé correspond au �ltre de Bloom FBd et
la valeur est constituée de l’identi�ant et du résumé du document, ainsi nous avons
d = (FBd, descd) où descd = (urid, résuméd).

3.1.3 Répartition des documents sur une DHT

Après avoir représenté un document par un couple (FB, desc), FreeCore considère le �ltre
de Bloom comme une clé servant à stocker la donnée desc représentant un identi�ant et un
résumé dans une table de hachage distribuée. Une fonction de hachage permet à FreeCore
d’associer le �ltre de Bloom FB à l’identi�ant d’un serveur de stockage de la DHT.

De cette manière, tous les documents ayant le même �ltre de Bloom correspondent à la
même entrée de la DHT et ils sont stockés sur un même serveur. L’algorithme 3.1 montre le
processus d’insertion d’un document dans l’index distribué. Il utilise principalement
l’opération put o�erte par la table de hachage distribuée pour enregistrer le document sur le
serveur responsable de la clé obtenue avec la fonction de hachage.
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Algorithme 3.1 insertion d’un document (FB, desc) dans l’index distribué

Input: FB , desc
1: DHT-Key k←− hash(FB)
2: DHT-put(k, desc)

On note que la connaissance du �ltre de Bloom d’un document permet de récupérer son
identi�ant et son résumé au niveau de la table de hachage distribuée, il su�t d’appliquer la
fonction de hachage sur le �ltre de Bloom et d’utiliser la clé obtenue avec l’opération get de
la DHT. Ainsi, étant donné un ensemble de termes, FreeCore permet de retrouver en un seul
accès à la DHT tous les documents stockés ayant exactement la même description.

Pour retrouver les documents dont les descriptions constituent des sur-ensembles,
FreeCore exploite la nature des �ltres de Bloom utilisés comme clés de stockage.

3.2 Support de la recherche par mots-clés

Un des objectifs de FreeCore est de fournir aux utilisateurs la possibilité de rechercher des
documents stockés. Pour cela, les utilisateurs soumettent des requêtes sous forme d’un texte
libre comme lors de la publication des documents.

Comme pour toute publication, pour traiter une requête, il est nécessaire de nettoyer le
texte a�n de supprimer les ponctuations et lesmots non signi�catifs (articles etmots de liaisons)
et de ramener les termes de recherche sous forme lématisée : on obtient ainsi une suite de mots
caractérisant les documents recherchés.

Les documents ayant des descriptions contenant cette liste de mots seront considérés
comme satisfaisants pour cette requête. Ainsi, soit F la liste de mots clés de la requête, cela
revient à déterminer tout document ayant une description E qui est un sur-ensemble de F ,
c’est-à-dire F ∩ E = F .

FreeCore se base sur l’intersection des �ltres de Bloom représentant les ensembles E et F
pour approximer le test d’inclusion.

3.2.1 De la recherche par mots-clés à la recherche de descendance de FB

Considérons deux ensembles de termes E et F résumés respectivement par les �ltres de
Bloom FBE et FBF . Si l’ensemble E contient l’ensemble F alors le �ltre de Bloom FBE

contient le �ltre de Bloom FBF , c’est-à-dire si l’égalité FBE∩F = FBF est véri�ée. Ainsi,
deux �ltres de Bloom de même longueur sont liés par une relation d’ordre partiel (inclusion de
�ltres de Bloom) que nous formalisons par la dé�nition suivante :

Dé�nition 3.1. Soient FBE et FBF , deux �ltres de Bloom de longueur m.
Nous disons que FBE contient FBF (ou que FBF mène à FBE ), noté FBF  FBE , si et
seulement si ∀i, 0 ≤ i < m, FBF [i] = 1 ⇒ FBE[i] = 1 ; c’est-à-dire l’ensemble des bits à 1
dans FBF est inclus dans l’ensemble des bits à 1 de FBE .
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Dé�nition 3.2. Soit FB un �ltre de Bloom.
Nous appelons descendance de FB (notée D(FB)), l’ensemble des �ltres de Bloom qui
contiennent FB, i.e f ∈ D(FB)⇔ f ∧ FB = FB.

Exemple 3.1. Soit F1 = 10011010, F2 = 11011010 et F3 = 10001010 trois �ltres de Bloom de
même longueur. Nous avons les relation suivantes : F1 ∈ D(F2), F3 ∈ D(F2) et F3 ∈ D(F1).

Propriété 3.1. Soient E et F deux ensembles de termes résumés respectivement par FBE et
FBF deux �ltres de Bloom demême longueur construits avec les mêmes fonctions de hachage.
Si E contient F alors (FBE ∧ FBF = FBF )

De la propriété ci-dessus, nous déduisons qu’étant donné un ensemble de termes F
résumés par un �ltre de Bloom FBF , tous les �ltres de Bloom des sur-ensembles de F
construits avec les mêmes fonctions de hachage et de même longueur que FBF

appartiennent à la descendance de FBF .

Toutefois, la propriété 4.1 est une condition nécessaire mais pas su�sante. En d’autres
termes, le �ltre de Bloom résumant les termes d’un ensemble S peut appartenir à la
descendance de FBF alors que S ne contient pas F
.

De manière simple, une recherche par mots-clés consiste à �ltrer les documents stockés
suivant une liste de termes recherchés. Les documents ayant des descriptions contenant cette
liste seront considérés comme satisfaisants pour la recherche. Cela revient à déterminer tout
document ayant une descriptionE qui est un sur-ensemble d’un ensemble de termes recherchés
F c’est-à-dire tout document dont l’intersection avec la requête retourne la requête : F ∩E =
F .

FreeCore se base donc sur l’intersection des �ltres de Bloom
[Guo et al. 06, Mitzenmacher 01] et exploite le fait que si F est inclus dans E,
FBF = FBE ∧ FBF

Ainsi, si le résultat de l’intersection est égal au �ltre de la requête, FreeCore conclut alors
que le document contient la requête.

Cette conclusion est en fait une approximation. Pour réduire les erreurs d’approximation,
FreeCore doit construire des �ltres de Bloom qui garantissent un taux d’erreur très faible pour
les approximations de tests d’inclusion des ensembles représentés.

3.2.2 Construction des �ltres de Bloom e�caces pour les tests d’inclusion

L’utilisation des �ltres de Bloom résumant des ensembles pour approximer les tests
d’inclusion est sujette à des erreurs d’approximation qui ont un impact sur la précision des
réponses obtenues. Ces erreurs conduisent à une augmentation du bruit dans les réponses à
cause des ensembles considérés à tord comme de bons résultats.

La précision des réponses obtenues dépend de la probabilité de faux positif des �ltres de
Bloom résumant les documents et les requêtes. Plus cette probabilité est élevée, plus la
probabilité de déclarer à tort un document comme un sur-ensemble de la requête est élevée.
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3.2.2.1 Impact du ratio taille/nombre d’éléments

Les performances d’un �ltre de Bloom dépendent de la probabilité de faux positif
déterminée par le ratio r = m

n
où m est la taille du �ltre (c’est-à-dire le nombre de bits qui lui

est alloué) et n est le nombre d’éléments insérés dans ce �ltre.

Puisque nous nous basons sur les �ltres de Bloom pour dire qu’un document contient ou
non une requête, nous pouvons nous tromper si les �ltres de Bloom manipulés ont des
probabilités de faux positif élevées. Pour éviter cette situation et rendre les �ltres de Bloom
e�caces pour l’intersection d’ensemble, nous devons les con�gurer avec une grande longueur
m.

La Figure 3.2 montre la variation de la précision moyenne de 40 �ltres de Bloom
représentant des requêtes de mots-clés sur un corpus de 100000 �ltres de Bloom représentant
des documents ayant 60 termes au maximum (la valeur de n est �xée à 60).

Sur la Figure, nous voyons que la précision d’une recherche devient acceptable à partir
de r = 10, c’est-à-dire quand la longueur m des �ltres de Bloom est 10 fois supérieure au
nombre maximal d’éléments n pouvant être présents dans les �ltres. Nous voyons aussi que la
probabilité de faux positif maximale doit être inférieure ou égale à 0,017 pour que l’intersection
des �ltres de Bloom puisse fournir des mesures de similarité précises entre les documents et
les requêtes. Ainsi, nous voyons qu’une des conditions pour rendre e�cace les �ltres de Bloom
est d’augmenter leur longueur m c’est-à-dire construire des �ltres de Bloom avec un ratio r
supérieur ou égal à 10 qui garantissent un taux de faux positif inférieur à 1,7%.
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Figure 3.2 – Prob faux positif en fonction du r pour n = 60 termes
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3.2.2.2 Paramétrage des �ltres de Bloom

Les performances d’un �ltre de Bloom dépendent de la probabilité de faux positif
déterminée par le ration m

n
où m est la taille du �ltre de Bloom (c’est-à-dire le nombre de bits

qui lui est alloué) et n est le nombre d’éléments insérés dans le �ltre de Bloom. Puisque nous
nous basons sur les �ltres de Bloom pour dire qu’un document contient une requête ou non,
nous pouvons nous tromper si les �ltres de Bloom manipulés ont des probabilités de faux
positif élevées. Pour éviter cette situation et rendre les �ltres de Bloom e�caces pour
l’intersection d’ensemble, nous devons les con�gurer avec une grande longueur m.

Ainsi, nous paramétrons FreeCore de sorte que la probabilité de faux positif des �ltres de
Bloom reste très faible en représentant les documents et les requêtes par des �ltres de Bloom
ayant un ratio m

n
très élevé, c’est-à-dire que la longueur m est largement supérieure au nombre

d’éléments à insérés dans chaque �ltre de Bloom.

Pour cela, nous faisons l’hypothèse que le nombre n d’éléments qu’on peut insérer dans un
�ltre de Bloom est connu et �xé dans le système. En pratique, nous pouvons �xern à une valeur
permettant de coder le nombre moyen de termes attendu dans les documents à représenter.

En�n, nous considérons qu’il existe des fonctions de hachage e�caces permettant de
représenter des ensembles par des �ltres de Bloom. Ces fonctions de hachage doivent être
assez discriminantes, à défaut d’être parfaites, de sorte que deux éléments di�érents soient
associés à des bits 1 di�érents qui sont uniformément répartis dans les �ltres de Bloom.

Dans la suite du manuscrit, nous travaillerons principalement avec des �ltres de Bloom
paramétrés en fonction du jeu de donnée contenant les résumés étendus des pages en anglais
de Wikipédia 2. Nous �xons n à 64 et r à 16 a�n de coder e�cacement la majeure partie des
résumés (c.f. Tableau 3.2). Et en�n, pour simpli�er, nous utilisons la puissance de 2 supérieure
ou égale à la valeur de m nécessaire pour coder la taille moyenne des résumés.

Tailles des résumés
Min 1

1st Qu. 16
Median 28
Mean 41,24
3rd Qu. 52
Max 8915

Nb Total de résumés 4.636.000

Tableau 3.1 – Caractéristiques du jeu de
données Wikipédia

Paramètres Valeurs

n 64

r 16

h 5

m 1024

fpr (attendu) 0.001

Tableau 3.2 – Paramétrage des �ltres de

Bloom : fpr = (1− e
−hn

m )h

2. http : //data.dws.informatik.uni − mannheim.de/dbpedia/2014/en/long_abstracts_en.ttl.bz2
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3.3 Indexation des �ltres de Bloom pour la recherche e�cace
de sur-ensembles

À partir d’une requête de mots-clés représentée par un �ltre de Bloom, la recherche
s’e�ectue en retrouvant tous les �ltres appartenant à la descendance du �ltre de Bloom qui
résument des documents stockés sur la DHT.

La di�culté réside dans le fait que la connaissance du �ltre de Bloom de la requête permet
seulement de déterminer l’ensemble de ses descendants mais ne donne pas la possibilité de
savoir, a priori, si ces �ltres de Bloom représentent ou non des documents stockés dans la
DHT.

Par ailleurs, a�n de rendre possible la comparaison des �ltres de Bloom des documents et
des requêtes, les �ltres de Bloom doivent avoir la même longueur. Le paramétrage des �ltres
en fonction du nombre de mots des documents conduit à la construction de �ltres de Bloom
creux pour les requêtes car ces dernières peuvent contenir des ensembles de mots plus petits
[Efthimiadis 08, Silverstein et al. 99].
En conséquence, les quelques mots d’une requête sont résumés par un �ltre de Bloom ayant
peu de bits 1 (et donc beaucoup de bits 0). Par exemple, on voit sur la Figure 3.3a qu’il faut
plus de 1015 bits à 0 dans les �ltres des requêtes pour avoir des précisions acceptables (i.e.
supérieure à 40%). Aussi, une grande valeur du ratio r permet d’augmenter le nombre de bits
0 dans les �ltres de Bloom des requêtes et d’atteindre des précisions élevées. La Figure 3.3b
montre qu’avec un ratio égal à 10, il faut au minimum trois mots-clés pour avoir une précision
de 100%.
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Figure 3.3 – Variation du nombre de bit 0 dans les requêtes (n = 60 termes)

Avec une requête représentée par un �ltre de Bloom ayant z bits 0, on aura 2z descendants
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parmi lesquels on ne pourra pas a priori distinguer ceux qui sont utilisés pour stocker des
documents.

A�n d’e�ectuer une recherche, la méthode naïve est de prendre en compte tous les �ltres
descendants de la requête qui représentent potentiellement des documents stockés, et d’accéder
à tous les pairsDHT responsables des ces �ltres de Bloom pour récupérer les documents. Ce qui
peut devenir coûteux en latence réseau. Parmi les �ltres de Bloom de la descendance, certains
peuvent ne pas être liés à aucun document, les entrées correspondantes à ces �ltres mèneront
donc vers des serveurs qui ne les stockent pas et par conséquent, l’accès à ces serveurs est
inutile.

Considérons par exemple la requête représentée par le �ltre de Bloom
q = 00100010 10010010 00000100 00100010 dans la DHT de la Figure 3.4 schématisant un
système pair-à-pair (P2P) sur lequel on a réparti un corpus de 10 documents générés
arbitrairement a�n d’illustrer nos propos.

Pair A 

Pair B 

Pair C 

Pair D 

Pair E 

Pair F 

BF Documents 

10100100 10001010 00000100 11001001 d1, d6 

BF Documents 

10100111 10010010 00011100 10010010 d2, d8, d10 

BF Documents 

10100011 10011010 10100100 10101110 d3 

BF Documents 

00101010 10011110 01100000 10001011 d4, d7 

00101110 10010110 10010110 00101010 d5, d9 

Figure 3.4 – Exemple de stockage distribué des documents dans une DHT

Puisque nous ne connaissons pas les identi�ants des documents recherchés et que nous
ne disposons que du �ltre de Bloom de la requête et de sa descendance, la méthode naïve
serait d’explorer tous les pairs que nous pourrons accéder pour retrouver des documents
satisfaisants la requête. Dans l’exemple, il y a 24 bits 0 dans la requête q et la descendance de
q contient 224 soit 16.777.216 �ltres de Bloom correspondant potentiellement à des entrées de
la DHT. Or, la DHT contient seulement 5 �ltres de Bloom parmi lesquels, seuls 2 �ltres de
Bloom appartiennent à la descendance de la requête q et sont utilisées pour stocker les
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documents d3, d5, d9.

L’exploration naïve va donc envoyer 224 messages DHT-GET pour tenter de récupérer les
documents stockés avec les �ltres de Bloom appartenant à D(q) alors que deux messages
seulement permettent de retrouver toutes les réponses.
Cela conduit évidemment à de mauvaises performances pour un système distribué à large
échelle dans la mesure où un énorme tra�c doit être généré pour traiter des milliers de
requêtes.

Puisque le nombre de descendant dépend du nombre de bits 0, une solution est de réduire
la longueur des �ltres de Bloom (et donc des bits 0) a�n de diminuer le nombre d’éléments
de la descendance. Mais cela conduit à l’augmentation de la probabilité de faux positif, ce qui
va impacter négativement sur la précision des réponses et donc sur les performances de la
recherche.

A�n de rendre e�cace la recherche, notre solution est de considérer seulement les �ltres
de Bloom correspondant à des entrées de la DHT. Pour cela, nous proposons un index de �ltres
de Bloom permettant d’e�ectuer des DHT-GET uniquement avec les �ltres de Bloom de la
descendance utilisés lors du stockage des documents.

Un tel index permettra de retrouver les �ltres de Bloom de la descendance qui
correspondent à des clés de stockage. Tout comme l’index à la �n d’un livre qui permet de
repérer les pages contenant un mot, l’index de �ltre de Bloom servira à identi�er les clés de
stockage contenant des documents satisfaisants pour une requête. Dans les prochains
chapitres, nous proposons deux solutions permettant de résoudre e�cacement les recherches
par mots-clés. Au paravent, nous décrivons le fonctionnement du système FreeCore puis nous
présentons son architecture construit sur un réseau pair-à-pair utilisant une DHT.

3.4 Architecture fonctionnelle de FreeCore

FreeCore est un système de stockage de contenus reposant sur une table de hachage
distribuée. Il comprend un système de stockage distribué de type clé-valeur reposant sur une
DHT, un système d’indexation de �ltres de Bloom exploitant une DHT et une API qui permet
d’accéder à ces deux composants. La Figure 3.5 montre l’architecture fonctionnelle de
FreeCore et permet d’identi�er ses trois composants : Query Handler, DataStore et index
[Makpangou et al. 14].
Chaque utilisateur de FreeCore est associé à un pair de la DHT qui lui o�re une API lui
permettant de publier des documents ou d’initier des recherches par mots clés. La méthode
publier() (resp. rechercher()) crée une requête de type add (resp. superSetSearch) comprenant
notamment le �ltre de Bloom correspondant au résumé du document publié (resp. de la
requête), puis invoque le module d’indexation pour insérer le �ltre (resp. rechercher les
sur-ensembles du �ltre) dans l’index, et ce, quel que soit le schéma d’indexation implanté par
le module d’indexation.
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Figure 3.5 – Architecture fonctionnelle de FreeCore

Sur l’architecture fonctionnelle, nous avons d’une part les utilisateurs de FreeCore qui
émettent deux types de requêtes. Nous avons les demandes de publication de document qui
permettent à un utilisateurs d’envoyer à FreeCore l’URI et le résumé du document qu’il
souhaite partager. Nous avons aussi les recherches de documents que les utilisateurs
e�ectuent en envoyant à FreeCore la liste de mots-clés qui se trouvent dans les documents
qu’ils recherchent.

D’autre part, nous avons la couche FreeCore avec ses trois composants :

3.4.1 Query Handler

Ce composant joue deux rôles. D’abord, il dispose d’une interface lui permettant de
recevoir les tâches des utilisateurs de FreeCore. Ensuite, Il dispose d’un ensemble de routines
lui permettant d’exploiter les autres composant de FreeCore. À travers ce composant, les
résumés des documents publiés sont nettoyés et mis sous forme d’une liste de mots-clés.
Ensuite, les mots-clés provenant des résumés publiés ou envoyés par un utilisateur sont
représentés par des �ltres de Bloom. La construction de �ltres de Bloom s’e�ectue toujours de
la même manière c’est-à-dire avec les mêmes paramètres. Ce qui donne à FreeCore un statut
modulaire qui permet de l’adapter en fonction de la taille des résumés. En�n ce composant
s’interface directement avec le système de stockage et l’index qui lui permettent de stocker et
de rechercher les URIs des documents en utilisant les �ltres de Bloom.

3.4.2 DataStore

C’est un système de stockage distribué de type clé-valeur qui repose sur une DHT. Les URIs
et les résumés des documents publiés sont enregistrés sur une table distribuée en utilisant les
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�ltres de Bloom comme clé de stockage. L’insertion et la récupération d’une URI s’e�ectue en
utilisant les primitives put et get de la DHT.

3.4.3 Index

C’est le troisième composant de FreeCore. Il comprend deux modules : un système de
stockage distribué (indexStore) reposant sur une DHT et une logique d’indexation qui dé�nit
la manière d’indexer les �ltres de Bloom.

3.4.3.1 Indexing System

Outre l’interfaçage avec Query Handler, ce module e�ectue principalement des traitements
sur les �ltres de Bloom et dé�nit le format des données à maintenir pour faciliter la recherche
des sur-ensembles d’un �ltre de Bloom. Ce module comprend aussi un ensemble de routines
permettant de gérer l’index et de coordonner les recherches de sur-ensembles. Selon le schéma
d’index utilisé, ce module peut disposer de fonctionnalités supplémentaires.

3.4.3.2 IndexStore

L’indexStore est un système de stockage distribué de type clé-valeur qui repose sur une
DHT qui permet de stocker l’index. Les données maintenues par l’indexStore dépendent du
schéma d’index utilisé mais sont toujours fournies sous forme de couples (clé, valeur).
L’insertion d’un couple ou la récupération des valeurs associées à une clé s’e�ectuent en
utilisant les primitives put et get de la DHT.

3.5 Architecture distribuée de FreeCore

FreeCore est une application pair-à-pair construite au dessus d’une DHT qui lui o�re un
service de routage basé sur des clés – Key Based Routing (KBR). La Figure 3.6 schématise
l’architecture distribué de FreeCore. Nous pouvons y distinguer des pairs comprenant chacun
deux couches : la couche FreeCore et la couche KBR.
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Figure 3.6 – Architecture distribuée de FreeCore

Chaque pair dispose de l’application FreeCore qui lui o�re les services de publication de
contenu et de recherche par mots-clés. Au sein de cette application nous avons le module
QueryHandler qui gère les demandes de service e�ectuées par le pair.

La deuxième couche (KBR) est un service de routage basé sur clés qui permet au pair
d’acheminer des messages à ses voisins contenus dans une table de routage.

3.6 Jeux de données

Pour évaluer nos propositions, nous considérons un jeu de données réel composé de
4.636.000 résumés de pages Wikipédia dont les caractéristiques sont présentées dans le
tableau 3.1. Dans chaque résumé, nous avons supprimé les mots de liaisons et les articles et
nous avons lemmatisé les mots en les ramenant à leur radical.
Pour les résumés ayant plus de 100 mots, nous sélectionnons pour chacun d’eux les 100
termes les plus importants. Pour cela, nous utilisons la méthode de pondération TF-IDF pour
déterminer l’importance d’un terme. Cette méthode nous permet de calculer l’importance
d’un terme contenu dans un résumé, relativement au jeu de données et consiste à déterminer
le produit de la fréquence du terme et de la fréquence inverse de document.
La fréquence du terme (tf ) est le nombre d’occurrences de ce terme dans le résumé considéré,
tandis que la fréquence inverse de document (idf ) est le logarithme (en base 10) de l’inverse
de la proportion de documents du jeu de données qui contiennent le terme.

Ensuite nous avons associé à chaque résumé l’URL permettant de le récupérer à partir de
la collection DbPedia. Nous obtenons au �nal un corpus de 4.090.885 résumés associés chacun
à un URL unique. Dans la suite nous utiliserons le terme document pour désigner le résumé et
l’identi�ant qui lui est associé.
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En�n, nous avons découpé le corpus en 6 jeux de données dont les caractéristiques sont
résumés dans la tableau 3.3 ci-dessous.

Nom Nombre de mots des résumés Taille (nombre de documents)
wiki1 1 <= nb mots < 10 481380
wiki2 10 <= nb mots < 20 997581
wiki3 20 <= nb mots < 40 1297593
wiki4 40 <= nb mots < 60 618164
wiki5 60 <= nb mots < 80 336373
wiki6 80 <= nb mots <= 100 359794

Tableau 3.3 – Découpage du jeu de données

3.7 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté les principes de la recherche par mots-clés avec
des �ltres de Bloom représentant des résumés de documents. Nous avons décrit une méthode
e�cace d’insertion et de récupération des documents représentés par des �ltres de Bloom dans
un index distribué sur uneDHT. La résolution d’une recherche parmots-clés représentée par un
�ltre de Bloom constitue cependant une opération di�cile : il faut unmécanisme de localisation
des �ltres de Bloom de la descendance qui représentent des documents stockés dans la DHT.
Pour cela, nous allons indexer les �ltres de Bloom des documents stockés dans la DHT.



4 | FragIndex : Un substrat
d’indexation de �ltres de Bloom
basé sur des listes inversées de
mots binaires

Dans ce chapitre, nous présentons FragIndex, un schéma d’index de �ltres de Bloom
qui associe à chaque �ltre un ensemble de mots-binaires et qui fait correspondre à chaque
mot-binaire la liste de �ltres de Bloom qui le contiennent.

FragIndex repose sur les trois piliers suivants que nous détaillons au �l du chapitre :

— la notion de �ltre de Bloom fragmenté qui permet de caractériser chaque �ltre de Bloom
par un ensemble de mots-binaires,

— la notion de liste inversée de mots-binaires qui permet de construire un index de �ltre
de Bloom exploité par la suite pour la recherche de descendants d’un �ltre,

— la notion d’inclusion partielle de �ltres de Bloom qui permet de réduire le coût du calcul
de la descendance d’un �ltre de Bloom.

La Section 4.1 introduit la notion de �ltre de Bloom fragmenté. Ensuite la Section 4.2 dé�nit
la relation d’inclusion entre fragments d’une part, et d’inclusion partielle de �ltres de Bloom
d’autre part. La Section 4.3 présente la procédure d’indexation de �ltres fragmentés dans une
DHT, alors que la Section 4.4 se focalise sur le protocole de recherche de sur-ensembles d’un
�ltre stockés dans FragIndex. La Section 4.5 discute les performances de ce schéma d’index
tandis que la section 4.6 revient sur certains choix de conception et de con�guration et discute
des alternatives ou des pistes d’amélioration. En�n, la Section 4.7 conclut ce chapitre.

4.1 Construction et caractérisation des �ltres de Bloom
fragmentés

4.1.1 Principe de fragmentation

Pour simpli�er, nous considérons d’abord que la longueur m des �ltres de Bloom est telle
qu’il existe deux entiers λ et c tels que m=λ× c. Ainsi, nous assimilons un �ltre de Bloom à la

39
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concaténation de λ mots-binaires de longueur c bits chacun. Par convention, ces mots-binaires
sont numérotés de 1 à λ en commençant par la gauche.

Ensuite, à chaque mot-binaire distinct, nous associons la liste de toutes ses positions
d’occurrences dans le �ltre de Bloom et nous désignons par fragment, tout couple (v, p) formé
d’un mot-binaire v de longueur c et de l’ensemble p de ses positions d’occurrences dans le
�ltre de Bloom. Par commodité, nous dirons qu’un fragment est de longueur c qui renvoie à la
longueur du mot binaire v du fragment.

Nous obtenons en�n une suite d’au maximum λ fragments correspondant à la
décomposition du �ltre de Bloom en λ mots binaires.

Exemple 4.1. Soit F1=1001 0010 0101 1111 0010 0010 0101 1111, un �ltre de Bloom de 32 bits.
F1 est la concaténation de 8mots binaires de 4 bits chacun (c = 4) et comprend quatre fragments.
Le �ltre de Bloom F1 peut être réécrit comme suit :
F1= {f1, f2, f3, f4 } avec f1=(1001, {1}), f2=(0010, {2,5,6}), f3=(0101, {3,7}) et f4=(1111, {4,8}).

La fragmentation consiste alors à réécrire le �ltre de Bloom sous la forme d’un ensemble
de fragments. C’est un processus réversible car nous reconstituons aisément le �ltre de Bloom
initial par la concaténation successive des mots-binaires contenus dans les fragments, et ce,
dans l’ordre de leurs positions.

4.1.2 Représentations fragmentées d’un �ltre de Bloom

Soit F un �ltre de Bloom de longueur m, λ, c et k trois entiers tels que m=λ × c et k ≤ λ.
Tout ensemble {(v1, p1), . . . , (vk, pk)} est une représentation fragmentée de F de paramètre c
si les conditions suivantes sont satisfaites :

— ∀i ∈ {1, . . . , k}, vi est un mot-binaire de longueur c et pi ⊂ {1, . . . , λ}.

— (1 ≤ k ≤ λ) ∧ (
⋃

{pi}1≤i≤k = {1, . . . , λ})

— Si un �ltre de Bloom F est fragmenté en λ morceaux de longueur c, numérotés de 1 à
λ à partir du morceau le plus à gauche, alors ∀j ∈ {1, . . . , λ}, (∃i, 1 ≤ i ≤ k) tel que
((j ∈ pi) ∧ (vi == F [j])), où F [j] désigne le jième morceau de F .

Nous notonsR(F, c) une représentation fragmentée de F de paramètre c.

Soit R(F, c) = {(v1, p1), . . . , (vk, pk)} une représentation fragmentée d’un �ltre F de
longueur m. Nous disons que :

— R(F, c) est canonique si elle comprend autant de fragments que de positions, c’est-à-dire
k = λ.

— R(F, c) est dite factorisée si ∀i, j ∈ 1, . . . , k, (i 6= j)⇒ (vi 6= vj)

4.1.3 Caractérisation d’un �ltre par un ensemble de mots-binaires

Un �ltre peut avoir plusieurs représentations fragmentées de paramètre c. Toutefois, pour
une longueur de fragment donnée, toutes les représentations fragmentées utilisent le même
ensemble de mots binaires.



4.2. RELATIONS D’INCLUSION PARTIELLE ET CALCUL DE DESCENDANCES 41

Nous appelons description binaire de F de taille c, notée Db(F, c), l’ensemble de
mots-binaires distincts utilisés par toutes les représentations fragmentées de F en fragments
de longueur c. Si F est de longueur m, Db(F, c) contient au plus λ mots avec λ = m

c
.

Soit idF , l’identi�ant du �ltre de Bloom F et R(F, c) une représentation fragmentée de
F . En associant à chaque fragment de la représentation l’identi�ant du �ltre de Bloom, nous
obtenons un ensemble de couples contenant chacun un fragment et un identi�ant. Nous
désignons cet ensemble par Filtre de Bloom Fragmenté (FBF) et nous disons que fbf(F ) est le
�ltre de Bloom fragmenté de F

Exemple 4.2. Si id1 identi�e le �ltre F1 de l’exemple 4.1 et R(F1, 4) = {f1, f2, f3, f4} sa
représentation fragmentée, alors l’ensemble FBF1 = {(f1, id1); (f2, id1); (f3, id1); (f4, id1)}
est le �ltre de Bloom fragmenté construit à partir du �ltre F1.

Dans la suite, nous admettons qu’il existe une fonction split(F) (respectivement
merge(FBF)) qui permet de fragmenter un �ltre de Bloom F (respectivement de
fusionner les fragments du FBF ) passé en paramètre. De même qu’il existe une fonction
creerFBF(R(F, c), idF) qui construit un �ltre de Bloom fragmenté à partir d’une
représentation fragmentée et d’un identi�ant de �ltre.

Ainsi, considérant toujours notre exemple, nous avons :
split(F1) donne R(F1, 4) = {f1, f2, f3, f4}, creerFBF(R(F1, 4), id1) donne
FBF1 = {(f1, id1); (f2, id1); (f3, id1); (f4, id1)} et
merge(FBF1) donne F1.

4.2 Relations d’inclusion partielle et calcul de descendances

Cette section dé�nit une relation d’inclusion entre fragments et quelques relations
d’inclusion partielle entre �ltres de Bloom, puis propose une condition nécessaire et
su�sante pour qu’un �ltre contienne un autre ainsi qu’un moyen de déterminer la
descendance d’un �ltre à partir de celles de ses fragments.

4.2.1 Relation d’inclusion entre les fragments

Soient f1 = (v1, p1) et f2 = (v2, p2), deux fragments de �ltres de longueur c. Nous disons
que f1 contient f2, noté f2 ⊂ f1, si et seulement si les deux conditions suivantes sont
satisfaites :

1. v2  v1, c’est-à-dire ∀i, 0 ≤ i < c, v2[i] = 1⇒ v1[i] = 1,

2. p1 ∩ p2 = p2

4.2.2 Relations d’inclusion partielle

Soient F et Q deux �ltres de longueur m ; R(F, c) = {f1, . . . , fk} une représentation
fragmentée de F avec ∀i ∈ {1, . . . , k}, fi = (vi, pi) ; R(Q, c) = {q1, . . . , qλ} la représentation
fragmentée canonique de Q ; et p ⊂ {1, . . . , λ}.
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Nous disons que F contient partiellementQ relativement aux fragments situés aux positions
contenues dans p, si et seulement si : ∀j ∈ p,∃i ∈ {1, . . . , k} tel que qj ⊂ fi.

Nous notons Sp(Q, c) l’ensemble de tous les �ltres de longueur m qui contiennent
partiellementQ relativement aux fragments situés aux positions contenues dans p.

Propriété 4.1. Soient Q un �ltre de m bits, R(Q, c) = {q1, . . . , fλ} la représentation
fragmentée canonique de Q, et pz l’ensemble des positions des fragments de R(Q, c) de
valeur nulle. Tout �ltre F de m bits contient partiellement Q relativement à ses fragments de
valeur égale zéro.

Démonstration : Considérons {f1, . . . , fλ} la représentation fragmentée canonique de F.
Posons ∀j ∈ {1, . . . , λ}, qj = (wj , sj), fj = (vj, pj). On a ∀i ∈ pz on a : (i) si ∩ pi = si = {i} ;
et wj == 0.
L’implication ∀l, 0 ≤ l ≤ c − 1, (wj [l] == 1) ⇒ (vj [l] == 1) est donc satisfaite. On en déduit
que ∀j ∈ pz, qj ⊂ fj . Donc F contient partiellement Q relativement à chacun de ses fragments
de valeur nulle.

4.2.3 Calcul de la descendance d’un �ltre

Soient F et Q deux �ltres de longueur m, R(F, c) = {f1, . . . , fk} une représentation
fragmentée de longueur c de F avec ∀i ∈ {1, . . . , k}, fi = (vi, pi), et R(Q, c) = {q1, . . . , qλ}
la représentation fragmentée canonique de longueur c de Q. La propriété suivante donne une
condition nécessaire et su�sante pour qu’un �ltre de Bloom F contienne un �ltre Q.

Propriété 4.2.

(Q F )⇔ (∀j ∈ {1, . . . , λ},∃i ∈ {1, . . . , k}, qj ⊂ fi) (4.1)

Démonstration :

(i) Supposons queQ F . Soit {f1, . . . , fk} avec ∀i ∈ {1, . . . , k}fi = (vi, pi) une représentation
fragmentée de F avec des fragments de longueur c. Les ensembles p1, . . . , pk forment une partition
de l’ensemble de positions de fragments {1, . . . , λ}.

Ainsi ∀j ∈ {1, . . . , λ}, (∃i ∈ {1, . . . , k}∧ j ∈ pi). Le fragment qj de Q a pour valeur la suite
de bits Q[(j−1)∗c] . . . Q[(j∗c)−1] de Q et comme j ∈ pi, la suite F [(j−1)∗c] . . . F [(j∗c)−1]
est la valeur vi du fragment fi. Puisque Q  F , on en déduit que ∀α ∈ {(j − 1) ∗ c, . . . , (j ∗
c)− 1}, (Q[α] == 1)⇒ (F [α] == 1). Comme {j} ⊂ pi, on conclut que qj ⊂ fi.
(ii) Supposons que ∀j ∈ {1, . . . , λ}, ((∃i ∈ {1, . . . , k}) ∧ (qj ⊂ fi)). Soit r un entier compris
entre 0 et m− 1, on veut montrer que (Q[r] == 1)⇒ (F [r] == 1).

En e�et, lorsqu’on fragmente un �ltre de longueur m en fragments de c bits et qu’ensuite on
numérote les fragments de gauche à droite à partir de 1, le bit r appartient au fragment de position
α = (r/c) + 1.

Ainsi on a 1 ≤ α ≤ λ, avecλ = m/c. D’après l’hypothèse, on en déduit que : ∃η ∈ {1, . . . , k}
tel que (α ∈ pη) ∧ (qα ⊂ fη). Or ((qα ⊂ fη) ∧ (α ∈ pη))⇒ (∀l ∈ {(α − 1) ∗ c, . . . , (α ∗ c) −
1}, (Q[l] == 1) ⇒ (F [l] == 1)). Par construction, (α − 1) ∗ c ≤ r ≤ (α ∗ c) − 1. Ainsi, on a
montré que ∀r, 0 ≤ r ≤ (m− 1), (Q[r] == 1)⇒ (F [r] == 1), c’est-à-dire que Q F .
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En�n, la propriété suivante permet de déterminer la descendance d’un �ltre à partir de
celles de ses fragments.

Propriété 4.3. Soient Q un �ltre de longueur m et R(Q, c) = {q1, . . . , qλ}, avec
∀j ∈ {1, . . . , λ}, qj = (vj , sj), la représentation fragmentée canonique de Q avec des
fragments de longueur c. Soit D(Q) l’ensemble des descendants du �ltre Q.

D(Q) =
⋂

Ssj
(Q, c)

1≤j≤λ
(4.2)

En d’autres termes, l’ensemble de descendants d’un �ltre Q est égal à l’intersection des
ensembles de �ltres de même longueur qui le contiennent partiellement relativement aux
fragments de sa représentation fragmentée canonique.

Démonstration :

(i) Supposons que F est un descendant de Q. Soit R(F, c) = {f1, . . . , fk} une représentation
fragmentée de F avec des fragments de longueur c et telle que ∀i ∈ {1, . . . , k}, fi = (vi, pi).
D’après la propriété 4.1, ∀j ∈ {1, . . . , λ}, ((∃i ∈ {1, . . . , k}) ∧ (qj ⊂ fi)). C’est-à-dire que F
contient partiellement Q relativement à chacun des fragments de sa représentation fragmentée
canonique. Autrement dit, F appartient à chaque ensemble de �ltres de longueur m bits qui
contiennent partiellement Q relativement à chacun des fragments de longueur c bits de sa
représentation fragmentée canonique. Formellement F ∈

⋂

Ssj
(Q, c)

1≤j≤λ
.

(ii) Supposons maintenant que F ∈
⋂

Ssj
(Q, c)

1≤j≤λ
et considérons R(F, c) = {f1, . . . , fk}

une représentation fragmentée de F avec des fragments de longueur c telle que
∀i ∈ {1, . . . , k}, fi = (vi, pi).

Soit r, 0 ≤ r ≤ (m − 1) tel que Q[r] == 1. Le bit r appartient au fragment qα de la
représentation fragmentée canonique de Q avec α = (r/c) + 1. D’après l’hypothèse, nous avons
F ∈ S{α}(Q, c). Or (F ∈ S{α}(Q, c)) ⇒ (∀l ∈ {(α − 1) ∗ c, . . . , (α ∗ c) − 1}, (Q[l] ==
1) ⇒ (F [l] == 1)). Par construction, r ∈ {(α − 1) ∗ c, . . . , (α ∗ c) − 1}. On en déduit que
∀r ∈ 0, . . . , m− 1, (Q[r] == 1)⇒ (F [r] == 1), c’est-à-dire que Q F .

4.3 Indexation des �ltres de Bloom dans FragIndex

FragIndex associe un identi�ant unique à chaque �ltre qu’il indexe. Soit c un paramètre
de con�guration qui �xe la taille des fragments des �ltres de Bloom résumant les documents et
les requêtes. FragIndex associe à chaque mot-binaire v de longueur c une liste de couples
(p, fid), où p est l’ensemble des positions occupées par v dans le �ltre de Bloom identi�é par
fid.

L’indexation d’un �ltre de Bloom (c.f. Algorithme 4.1) consiste d’une part à le mettre sous
forme d’un ensemble de fragments et d’autre part à répartir les fragments non vides (i.e les
fragments ayant aumoins un bit 1) sur uneDistributed Hash Table (DHT) en utilisant le principe
des listes inversées.

Pour ce faire, FragIndex détermine une représentation fragmentée factorisée pour
chaque �ltre de Bloom et associe aux fragments de la représentation l’identi�ant du �ltre de
Bloom (Ligne 2 à Ligne 4).



44 CHAPITRE 4. FRAGINDEX : UN SUBSTRAT D’INDEXATION DE FILTRES DE BLOOM

Algorithme 4.1 indexation d’un �ltre de Bloom

Input: F, c
1: function add(F )
2: R(F, c)← split(F ) ;
3: �d← timestamp() ;
4: FBF ← creerFBF(R(F, c), �d) ;
5: for each (f, fid) ∈ FBF do
6: if (f 6= 0) then // cas des fragments vides

7: δ ← (�d, p(f)) ;
8: DHT.put(hash(v(f)), δ) ;
9: end if
10: end for
11: return ;
12: end function

Ainsi, pour chaque �ltre de Bloom à indexer, FragIndex construit un FBF qui est un
ensemble de couples {Ci = (fi, f id), i ∈ {1, . . . , k ≤ λ}}. Chaque élément de cet ensemble
est un couple Ci composé d’un fragment fi qui désigne un mot-binaire (v(fi)) accompagné
de ses positions d’occurrence (p(fi)) et de l’identi�ant fid du �ltre.

Après la création des FBFs correspondant aux �ltres de Bloom des documents publiés,
FragIndex fabrique un index inversé avec les mots-binaires des fragments et répartit les
entrées de cet index sur la DHT.

Pour cela, les couples {Ci = (fi, f id), i ∈ {1, . . . , k ≤ λ}} sont regroupés en fonction de
leur mot-binaire b = v(fi). Puis, à chaque mot-binaire b, FragIndex fait correspondre la
liste de couples (p(fi), f id) où p(fi) est l’ensemble de positions de fragment de valeur b du
�ltre identi�é par �d (Ligne 5 à Ligne 10. Il faut noter que pour réduire la quantité de données
indexées, les fragments vides (i.e. composés uniquement de 0) ne sont pas indexés (Ligne 6).

Désignons par δ, la structure de donnée formée par le couple (p(fi), f id), δ comprend les
positions d’un fragment fi (p(fi)) et l’identi�ant (fid) du �ltre contenant ce fragment. Ainsi,
nous associons à chaque mot-binaire une liste de données δ. Le Tableau 4.2 suivant montre
un exemple d’index de listes inversées de mots-binaires construit à partir des �ltres de Bloom
utilisés pour stocker des documents.

Comme dans la solution de [Joung et al. 07], FragIndex dispose d’un ensemble
d’entrées sous forme de mots-binaires de longueur c. Dès lors, la suite du processus
d’indexation des �ltres de Bloom consiste à utiliser ces mots-binaires comme des clés
d’indexation pour distribuer ces entrées sur la DHT. Cela se fait en associant chaque
mot-binaire à un identi�ant de serveur d’indexation (Figure 4.1).

Soient F l’ensemble des �ltres de Bloom résumant les documents à indexer, B l’ensemble
des mots-binaires de longueur c contenus dans les représentations fragmentées des �ltres de
F ( B = ∪F ∈FDb(F, c)) et K l’espace des identi�ants des serveurs sur la DHT. FragIndex
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Filtre utilisé comme clé de stockage �d
10100100 10001010 00000100 11001001 Id1

10100111 10010010 00011100 10010010 Id2

10100011 10011010 10100100 10101110 Id3

00101010 10011110 01100000 10001011 Id4

00101110 10010110 10010110 00101010 Id5

Tableau 4.1 – Exemple de �ltres utilisés pour
stocker des documents.

Entrée Enregistrement
10100100 ({1}, Id1) ; ({3}, Id3)
10001010 ({2}, Id1)
00000100 ({3}, Id1)
11001001 ({4}, Id1)
10100111 ({1}, Id2)
10010010 ({2,4}, Id2)
00011100 ({3}, Id2)
10100011 ({1}, Id3)
10011010 ({2}, Id3)
10101110 ({4}, Id3)
00101010 ({1}, Id4) ; ({4}, Id5)
10011110 ({2}, Id4)
01100000 ({3}, Id4)
10001011 ({4}, Id4)
00101110 ({1}, Id5)
10010110 ({2,3}, Id5)

Tableau 4.2 – Exemple d’index inversé de
mots-binaires.

utilise une fonction de hachage hash dont le rôle est de faire correspondre chaque mot-binaire
à un seul serveur de la DHT. Une telle fonction peut être dé�nie comme suit :

hash : ∀b ∈ B, ∃ ! key ∈ K | key = hash(b)

Sur chaque serveur d’index, FragIndex stocke ainsi des méta données servant à
reconstruire les �ltres de Bloom utilisés pour stocker les documents. Comparée à la solution
de [Joung et al. 07] qui utilise beaucoup d’espace pour stocker la totalité des mots-clés sur les
serveurs d’index, la solution FragIndex parvient à atténuer la charge d’indexation des
serveurs.
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Figure 4.1 – Indexation des �ltres de Bloom dans une DHT

4.4 Recherche de sur-ensembles d’un �ltre

Soit F l’ensemble des �ltres de Bloom indexés par FragIndex. Le but du protocole de
recherche est de retrouver tous les éléments de F qui sont descendants du �ltre passé en
paramètre. A�n d’atteindre cet objectif, FragIndex exploite la relation d’inclusion
partielle des �ltres de Bloom et implémente un protocole de recherche de �ltres qui
contiennent partiellement le �ltre de Bloom donné. D’après la propriété 4.3, l’ensemble de
sur-ensembles du �ltre de la requête sera l’intersection de tous les ensembles de �ltres qui le
contiennent partiellement.

Pour faciliter la compréhension du protocole de recherche de sur-ensembles d’un �ltre,
nous présentons d’abord à la section 4.4.1 une version centralisée du protocole de recherche
de sur-ensembles. La recherche est réalisée par un coordonnateur qui fait des appels à distance
successivement à tous les serveurs d’index susceptibles de stocker des fragments de �ltres qui
contiennent partiellement la requête. Ensuite la section 4.4.2 expose la version distribuée du
même protocole de recherche. Cette version permet de réduire le tra�c réseau en demandant à
chaque serveur visité de relayer la recherche au serveur d’index suivant.

4.4.1 Recherche centralisée par un coordonnateur

L’Algorithme 4.2 présente la procédure de recherche exécutée par le coordonnateur, c’est-
à-dire tout serveur d’index qui reçoit une demande contenant un �ltre de Bloom Q dont nous
recherchons les sur-ensembles et l’identi�ant clientID du pair émetteur de la requête.

Cette procédure de recherche centralisée comprend trois phases : la fragmentation du
�ltre de Bloom de la requête et la détermination de l’ordre d’exploration des di�érents
fragments, la récupération de tous les fragments de �ltres stockés dans FragIndex et
contenant partiellement Q, et la reconstruction des �ltres sur-ensemble de Q à partir de leurs
fragments récupérés. Nous expliquons ces trois phases dans les paragraphes 4.4.1.1, 4.4.1.2, et
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Algorithme 4.2 Recherche de sur-ensembles par un coordonnateur

Input: �ltre de Bloom : Q
Input: Identi�ant pair émetteur : clientID

1: function superSetSearch(Q, clientID)
2: R(Q, c)← split(Q) ; // détermination de la représentation fragmentée de Q

3: sort(R(Q, c)) ; // Ordonne les fragments selon le nombre de bits 1 présents

4: fbfCont← collectSuperSetFrags(R(Q, c)) ; // Retourne la liste des fbf sur-ensembles de R(Q, c)

5: bfCont = traiterFinCollecte(fbfCont) ;
6: send(bfCont, clientID) ; // Retourne la liste des FB sur-ensembles de Q à l’initiateur de la recherche

7: return ;
8: end function

4.4.1.3. Une fois l’ensemble de �ltres sur-ensembles de la requête reconstitué, cet ensemble est
retourné au client qui a initié la requête.

4.4.1.1 Phase 1 : fragmentation du �ltre de la requête et détermination de l’ordre
d’exécution

La première phase de l’Algorithme 4.2 consiste à fragmenter le �ltre de Bloom de la
requête de mots-clés. La fonction split(Q) (Ligne 2) utilise le même paramètre λ que lors
de l’indexation pour fragmenter le �ltre de la requête et on obtient au maximum λ fragments.

Ensuite, la fonction sort(R(Q, c)) ordonne les fragments obtenus en commençant par
celui qui dispose du plus grand nombre de bits 1 (Ligne 3). Par exemple, pour la requête
représentée par le �ltre de Bloom Q = 00100010 10010010 00000100 00100010, nous
obtenons 3 fragments à l’issu de la fragmentation (Figure 4.2) qui constitue chacun une étape
de recherche. L’ordre d’exécution de cette requête est déterminé en ordonnant les fragments
selon le nombre de bits 1 qu’ils contiennent. Ici, il s’agira d’abord de traiter le fragment qf2

puis le fragment qf1 et en�n le fragment qf3 qui contient le moins de bits 1.

Figure 4.2 – Phase 1 du protocole de recherche

4.4.1.2 Phase 2 : récupération des fragments qui contiennent partiellement le �ltre
de la requête

La deuxième phase de l’Algorithme 4.2 (Ligne 4) consiste à récupérer les fragments des
�ltres qui contiennent partiellement le �ltre de Bloom Q de la requête.

Dans cette phase de la recherche, l’Algorithme explore les nœuds d’index responsables
des mots-binaires appartenant aux descendances des fragments de la requête. Ainsi, avec la
représentation fragmentéeR(Q, c) du �ltre de Bloom de la requête, le coordonnateur exécute
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la procédure décrit par l’Algorithme 4.3 qui parcourt l’ensemble des descendants de chaque
fragment deR(Q, c).

Cette procédure itère sur tous les fragments de la représentationR(Q, c) en considérant à
chaque itération celui qui a le plus de bits 1. Pour chaque fragment, la procédure détermine sa
descendance composée d’un ensemble mbs de mots-binaires qui sont potentiellement associés
à des serveurs indexant des données δ.

Le coordonnateur interroge ensuite les serveurs d’index responsables des mots-binaires
de la descendance des fragments R(Q, c) puis sélectionne les données δ associées aux mots-
binaires et récupère les fragments de �ltres sur-ensembles de la requête.

Algorithme 4.3 Collecte des fragments des sur-ensembles de la requête

Input: R(Q, c)
1: function collectSuperSetFrags(R(Q, c))
2: continuer← true ; // Continuer la recherche tant que ce boolean est true

3: fbfs← ∅ ; // Conteneur de fbf satisfaisant la requête.

4: vfrs← ∅ ; // Conteneur des fragments déjà explorés.

5: mbs← ∅ ; // Conteneur de mots binaires à explorer.

6: vmbs← ∅ ; // Conteneur de mots binaires déjà visités.

7: for each step ∈ R(Q, c) do
8: mbs← descendants(v(step)) ;
9: for each b ∈ mbs do
10: if ((b 6= 0) ∧ (b /∈ vmbs)) then // tous les mots binaires sauf celui composé de 0 uniquement

11: records← Index.getSuperSetFrags(R(Q, c), b) ; // Appel distant de la méthode

du serveur d’index.

12: for each fb ∈ records do
13: if ((fbfs == ∅) ∨ (vfrs == ∅) ∨ (fb.�d ∈ fbfs)) then
14: fbfs.add(fb) ;
15: end if
16: end for
17: vmbs.add(b) ;
18: end if
19: end for
20: vfrs.add(step) ;
21: prune(fbfs, vfrs) ;
22: end for
23: return fbfs ; // Retourne le conteneur des FBF qui contiennent partiellement la requête.

24: end function

À la �n de chaque itération traitant un fragment deR(Q, c), le coordonnateur élimine tout
�ltre qui ne contient pas partiellement Q relativement à tous les fragments déjà traités. C’est
le rôle de la procédure prune(fbfs, vfrs) (c.f Algorithme 4.4) qui élimine tout élément F de
fbfs qui ne contient pas partiellement la requête Q relativement aux positions des fragments
déjà traités. Le fonctionnement de cette procédure est simple et consiste à véri�er si chaque
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Algorithme 4.4 épuration des réponses

Input: fbfs // conteneur de fbf

Input: G // groupe de fragments déjà explorés

1: function prune(fbfs, G)
2: for each F ∈ fbfs do
3: if (∃q ∈ G, q = (v, p) tel que F 6⊂p(Q, c) then // q est un fragment de Q déjà traité

4: supprimer F dans fbfs ;
5: end if
6: end for
7: return fbfs ; // retourne les fbf restant

8: end function

fbf récupéré contient partiellementQ, le �ltre de la requête, relativement à tous les fragments
déjà visités. Si tel n’est pas le cas, le fbf en question est enlevé de la liste des réponses.

La collecte des sur-ensembles partiels décrit par l’Algorithme 4.3 se termine quand tous
les fragments de la descriptionR(Q, c) sont traités. L’Algorithme retourne alors un conteneur
de triplets (v, p, fid) où v est un mot-binaire de longueur c, p un ensemble de positions de
fragments, et fid un identi�ant de �ltre indexé par FragIndex.

Les triplets sont regroupés en fonction des identi�ants de �ltres fid et tous les triplets
ayant le même identi�ant forment un seul �ltre de Bloom fragmenté. Ainsi, le coordonnateur
dispose à la �n de la procédure de tous les fbf qui peuvent être des sur-ensembles du �ltre de
Bloom de la requête.

Détermination de fragments de sur-ensembles par chaque serveur d’index
A�n de déterminer les réponses à retourner au coordonnateur, chaque serveur d’index exécute
la procédure getSuperSetFrags() de l’Algorithme 4.5. Pour chaque donnée δ (avec δ = (p, fid))
associée aumot-binaire donné, la procédure construit le fragment correspondant et véri�e si ce
dernier contient partiellement la requête. Si oui, le fragment et l’identi�ant du �ltre le contenant
sont ajoutés sur la liste des réponses à retourner au coordonnateur.

4.4.1.3 Phase 3 : reconstitution des sur-ensembles de la requête

À la �n de l’exécution de l’Algorithme 4.3, la structure fbfCont retournée contient tous les
fragments non vides des �ltres de Bloom fragmentés qui sont des sur-ensembles du �ltre de
Bloom R(Q, c) de la requête.

Le coordonnateur utilise alors la procédure traiterF inCollecte() en lui passant le
conteneur de fragments retourné par la procédure de collecte. Pour chaque identi�ant de
�ltre présent dans fbfCont, cette procédure récupère l’ensemble de fragments associés à cet
identi�ant, puis insère les di�érents mots-binaires aux positions indiquées par chaque
fragment.

Les positions pour lesquelles des fragments n’existent pas sont complétées avec des
fragments de valeur constituée des bits 0. Pour cela, nous admettons l’existence de la fonction
isCompleted(fbf) qui véri�e si un fbf dispose d’un fragment à toutes les λ positions ou
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Algorithme 4.5 Retourne la liste de fragments de sur-ensembles indexés de la requête

Input: R(Q, c)
Input: v

1: function getSuperSetFrags(R(Q, c), v)
2: FBF[ ] list← ∅
3: ∆← localIndexStore.get(v) ; // ∆ = {δ0, δn } : ensemble de couples (p,�d)

4: for each δ ∈ ∆ do
5: isSuperSetFrag = true ;
6: Fragment fr← creerFragment(v,δ.p)
7: for each j ∈ δ.p do
8: q← getFragment(R(Q, c), j) // Retourne le fragment de Q à la position j.

9: if (q 6⊂ fr) then
10: isSuperSetFrag = false ;
11: break ;
12: end if
13: end for
14: if (isSuperSetFrag == true) then
15: list.add(δ.�d, fr) ;
16: end if
17: end for
18: return (list)
19: end function

non et nous considérons la procédure complete(fbf) (c.f. Algorithme 4.6) qui associe des
fragments vides aux positions n’ayant pas de fragments.

4.4.2 Recherche répartie de sur-ensembles

Comme la version centralisée du protocole de recherche de sur-ensembles, l’objectif du
protocole de recherche répartie est de retrouver les sur-ensembles du �ltre de la requête qui sont
stockés dans FragIndex. La di�érence entre la version centralisée et la version distribuée
réside dans la procédure de collecte de sur-ensembles partiels du �ltre de la requête, c’est-à-dire
la phase 2 du protocole de recherche de sur-ensembles. Les phases 1 et 3 restent inchangées.

Pour la version centralisée, la collecte est réalisée par un coordonnateur, alors que pour la
version distribuée la collecte est réalisée par un agent qui visite successivement tous les
serveurs d’index pertinents et collecte progressivement les fragments des sur-ensembles
partiels de la requête.

Ainsi, comparée à sa version centralisée, la version distribuée du protocole de recherche de
sur-ensembles vise à réduire la latence de la recherche, la consommation de bande passante, et
le tra�c réseau. De plus la solution distribuée répartit la charge du traitement entre les serveurs
d’index concernés plutôt que de centraliser tout au niveau du serveur coordonnateur.

Le principal challenge de la procédure de collecte distribuée de sur-ensembles partiels du
�ltre de la requête est de déterminer un algorithme de parcours des serveurs d’index en
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Algorithme 4.6 Rajout des fragments vides et reconstitution des �ltres

Input: fbfCont // Conteneur de fragments des sur-ensembles

1: function traiterFinCollecte(msg)
2: // Exécutée à la �n de collecte de fragments de sur-ensembles de la requête.
3: bfCont = createBloomFilterConteneur() ;
4: for each fbf ∈ fbfCont do
5: if (isCompleted(fbf)==false) then
6: complete(fbf) ;
7: end if
8: F← merge (fbf) ; // Reconstruit le �ltre à partir des fragments du fbf.

9: bfCont.add(F) ;
10: end for
11: return bfCont ;
12: end function
13: function complete(fbf )
14: pz ← {1 . . . λ} \ {∪p(f),∀f∈fbf} ;

15: if (pz 6= ∅) then
16: fragment f ;
17: p(f)← pz ;
18: v(f)← 0 ; // fragment vide

19: ajouter f dans fbf ;
20: end if
21: return fbf ; // retourne le fbf complet

22: end function

charge des listes associées aux descendants des fragments de ce �ltre. La Section 4.4.2.1
présente l’algorithme de construction de l’arbre de descendants d’un fragment. La
construction des arbres de descendance de fragments est la première brique de base de la
procédure de collecte distribuée. Ensuite la Section 4.4.2.2 présente un algorithme de parcours
des arbres de descendance des fragments d’une requête. En�n, la Section 4.4.2.3 présente la
procédure de collecte distribuée qui exploite l’algorithme de parcours de descendance d’une
chaîne de bits pour parcourir tous les serveurs indexant des fragments qui contiennent
partiellement le �ltre de la requête.

4.4.2.1 Construction de l’arbre de descendance d’une chaîne de bits

SoitQ un �ltre dem bits etR(Q, c) une représentation fragmentée deQ avec des fragments
de c bits. Soit (qv, qp) un élément deR(Q, c), qv est une chaîne de c bits et qp un sous-ensemble
de l’ensemble de positions de fragments de Q.

Soit D(qv) l’ensemble de descendants de qv. Soit P = {0, . . . , c − 1}. Nous dé�nissons la
relation de précédence immédiate entre les descendants de qv , notée ≺, comme suit : ∀v, w ∈
D(qv), (v ≺ w) si et seulement si il existe l ∈ P tel que les 3 relations suivantes sont satisfaites
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1. (v[l] == 0) ∧ (w[l] == 1)

2. ∀j ∈ P, (j 6= l)⇒ (v[j] == w[j])

3. ∀j ∈ P, (j ≥ l)⇒ (v[j] == qv[j])

Soit v, w ∈ D(qv) tel que v ≺ w, nous étiquetons l’arc (v, w) avec l’unique valeur l ∈ P tel
que v[l] 6= w[l]. Par construction, l est la longueur du plus long pré�xe commun aux chaînes
de bits v, w.

Le graphe de descendance d’une chaîne de bits ainsi dé�ni est un arbre valué qui a pour
racine la chaîne de bits considérée. Tout arc est étiqueté par la longueur du plus long pré�xe
commun aux deux sommets qu’il relie.

La Figure 4.3 donne le graphe de descendance de la chaîne "10010001". Cette chaîne ayant
5 bits 0, on a au total 25 sommets dans cet arbre de descendance.

Propriétés

1. Chaque nœud de l’arbre de descendance d’une chaîne de bits est complètement dé�ni
par la donnée de son prédécesseur par la relation de "précédence immédiate" et la
connaissance de la longueur du pré�xe commun entre le nœud et son prédécesseur. En
e�et, chaque nœud de l’arbre est obtenu en changeant de 0 à 1 le bit de son
prédécesseur de rang égal à la longueur du pré�xe commun entre les deux nœuds.

Par convention, on caractérisera la racine de l’arbre par le couple (racine, -1).

2. La connaissance du prédécesseur d’un nœud par la relation de "précédence immédiate"
permet de déterminer les frères de droite de ce nœud. En e�et, les frères de droite
auront le même prédécesseur et sont caractérisés par les positions de bit 0 du
prédécesseur supérieures à la position qui caractérise le nœud courant.

Ces deux propriétés de l’arbre de descendance représentant le graphe de la relation de
précédence immédiate entre descendants d’une chaîne permettent de dé�nir une procédure
récursive de parcours de cet arbre.

4.4.2.2 Parcours de l’arbre de descendance d’un fragment

Comme l’illustre la Figure 4.3, un nœud de l’arbre de descendance d’une chaîne de bits peut
avoir plusieurs �ls. Les �ls d’un nœud sont rangés de gauche à droite par ordre croissant de la
longueur du pré�xe commun de chacun avec le nœud père.
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Figure 4.3 – Arbre de descendance du fragment 10010001

Pour traverser l’arbre de descendance d’une chaîne, nous utilisons l’algorithme de parcours en
profondeur en suivant l’ordre pré�xe : on visite d’abord le nœud, puis ses �ls en commençant par
le �ls le plus à gauche et en terminant par celui qui est le plus à droite.

L’Algorithme 4.7 présente les principales fonctions utilisées pour réaliser ce parcours.
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Algorithme 4.7 Parcours pré�xe de l’arbre de descendance

1: /*******************************************************************************
2: Primitives génériques utilisées quelle que soit la nature de la collecte
3: *******************************************************************************/
4: // Traitement générique à la réception d’un msg contenant une requête de collecte.

5: function onReceiveCollectRequest(msg)
6: Node visitedNode← getVisitedNode(msg) ;
7: traiterRequete(msg, visitedNode) ;
8: sv← prochaineDestination(msg) ;
9: envoyerTo(msg, sv) ;
10: end function
11: // Initialise la pile msg.stack pour le parcours de l’arbre de descendance de rootStr.

12: function initParcours(msg, rootStr) // Initialisation de la pile de nœuds à visiter

13: Node node ;
14: node.pred← rootStr ;
15: node.cplen← -1 ;
16: msg.stack.push(node) ;
17: end function
18: // Retourne le descendant immédiat de nodeId correspondant au 0 de rang plen

19: function succ(nodeId, plen)
20: // nodeId : chaîne de bits contenant potentiellement des 0 ; plen : position du bit à mettre à 1 si le bit correspondant est 0

21: if (plen == -1) then return (nodeId) ; // Ceci désigne le nœud lui-même

22: else
23: if ((plen ≥ nodeId.length()) ∨ (nodeId[plen] == 1)) then return (NULL) ;
24: else
25: ch← nodeId ;
26: ch[plen]← 1 ;
27: return (ch) ;
28: end if
29: end if
30: end function
31: // Retourne le node visité et met à jour la pile pour le parcours pré�xe

32: function getVisitedNode(msg)
33: node← msg.stack.pop() ;
34: Bit[] current← succ(node.pred, node.cplen) ;
35: // Détermination des 2 �ls le plus à gauche du nœud visité et les ajouter à la pile

36: lpfg ← pzero(current, node.cplen + 1) ;
37: if (lpfg < current.length) then
38: lpfd← pzero(current, lpfg + 1) ;
39: if (lpfd < current.length) then
40: Node rnode← createNode() ;
41: rnode.pred← current ;
42: rnode.cplen← lpfd ;
43: stack.push(rnode) ;
44: end if
45: Node lnode← createNode() ;
46: lnode.pred← current ;
47: lnode.cplen← lpfg ;
48: stack.push(lnode) ;
49: end if
50: return node ;
51: end function
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52: // Retourne l’identi�ant du serveur en charge de la prochaine étape du parcours.

53: function prochaineDestination(msg)
54: if (msg.stack.notEmpty()) then
55: Node top← msg.stack.pop() ;
56: nextNodeId← succ(top.pred, top.cplen) ;
57: svsuivant ← nodeServer(nextNodeId) ;
58: msg.stack.push(top) ;
59: else
60: svsuivant ← nodeServer(msg.cid) ;
61: msg.type← Noti�cationFinCollecte ;
62: end if
63: return svsuivant ;
64: end function
65: /**********************************************************************************
66: Méthodes spéci�ques
67: *************************************************************************************/
68: // Démarre le parcours de l’arbre de descendance racine demandé par clientId.

69: function parcoursDescendance(racine, clientId)
70: RequeteParcoursDescendance msg ;
71: msg.cid← clientId ;
72: msg.type← CollectRequest ;
73: msg.stack← createStack() ;
74: msg← initParcours(racine) ;
75: // Démarrage du parcours de l’arbre de la descendance

76: sv← prochaineDestination(msg) ;
77: envoyerTo(msg, sv) ;
78: end function
79: // Traitement d’un msg de collecte avec msg.type = CollectRequest.

80: function traiterRequete(msg, cnode)
81: msg.repCont.push(succ(cnode.pred, cnode.cplen)) ; // Enregistre le nœud visité dans le conteneur.

82: end function
83: // Traitement d’un msg de collecte msg.type = NotificationF inCollecte.

84: function onReceiveNoti�cationFinCollecte(msg)
85: a�cher(msg.repCont) ;
86: end function

Nous supposons que chaque nœud de l’arbre est géré par un serveur et admettons
l’existence des trois primitives suivantes :

1. nodeServer(nodeId) permet de déterminer l’identi�ant du serveur en charge du nœud
connaissant sa valeur nodeId ;

2. envoyerT o(msg, dest) permet d’envoyer un message de type
MessageParcoursDescendance au serveur donné par le deuxième argument ;
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3. pzero(ch, nb) retourne la position du premier bit 0 dans ch après nb bits ; sinon la
longueur de ch.

La fonction parcoursDescendance() est le point d’entrée. Elle prend en argument la chaîne
racine dont on veut parcourir l’arbre de descendants, ainsi que l’identi�ant du client qui a
initié cette demande parcours.

En premier, la fonction parcoursDescendance() crée un message de parcours, une structure
de type MessageParcoursDescendance qui comprend les champs suivants :

type : le type du message (CollectRequest ou NotificationFinParcours) ;

cid : identi�ant du pair de FreeCore responsable de l’initiateur de la requête ;

stack : pile de descendants, ainsi que leurs descendances et frères de droite à visiter ;

repCont : conteneur de réponses issues des visites.

Une fois la requête correctement initialisée, la procédure détermine le serveur
responsable du nœud racine et lui envoie la requête.

À la réception d’un message msg de type MessageParcoursDescendance avec le
champ msg.type initialisé à CollectRequest, le système sous-jacent invoque la procédure
onReceiveCollectRequest(). Cette procédure exécute quatre actions :

1. getVisitedNode() implémente la stratégie de parcours, c’est-à-dire le parcours en
profondeur dans l’ordre pré�xe. Premièrement, on retire le nœud au sommet de la pile
de nœuds msg.stack, c’est le nœud courant à traiter. Ensuite on met à jour la pile de
parcours en y rajoutant les 2 �ls les plus à gauche du nœud qui était au sommet et ce,
en commençant par le plus à droite des deux.

2. traiterRequete() réalise le traitement permettant de collecter les informations recherchées
concernant le nœud visité. Le traitement de base, spéci�é par l’Algorithme 4.7 consiste
juste à l’ajout du nœud visité dans le conteneur de réponses.

3. prochainDestinataire() détermine le prochain serveur à qui on relaie la suite de la collecte.
Si la pile msg.stack n’est pas vide, le serveur en charge du nœud au sommet de la pile
actuelle est le prochain destinataire. Si la pile est vide, le prochain destinataire est le
client qui a initialisé la collecte. Dans ce dernier cas, le type du message est mis à jour
a�n de marquer la �n de la collecte.

4. Envoie du message au prochain serveur qui devra continuer la requête ou traiter la �n
du parcours si la collecte est terminée.

À la réception d’un message de type MessageParcoursDescendance ayant son champ
type égal à NotificationFinCollecte, le système exécute la méthode
onReceiveNotificationFinCollecte(). La seule action de cette méthode est d’a�cher la
liste des nœuds visités.
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Appliqué à la Figure 4.3, le parcours de cet arbre collecte les identi�ants des 32 nœuds et
les a�che à la �n du parcours dans l’ordre des visites :
10010001, 11010001, 11110001, 11111001, 11111101, 11111111, 11111011, 11110101, 11110111,
11110011, 11011001, 11011101, 11011111, 11011011, 11010101, 11010111, 11010011, 10110001,
10111001, 10111101, 10111111, 10111011, 10110101, 10110111, 10110011, 10011001, 10011101,
10011111, 10011011, 10010101, 10010111, 10010011

4.4.2.3 Collecte distribuée de sur-ensembles d’une requête

La procédure de collecte est initialisée par un nœud de FragIndex qui a reçu la demande
de recherche émise par un nœud client de FreeCore. Cette procédure démarre au terme de la
première étape de traitement de toute requête de recherche de sur-ensembles d’un �ltre de
requête (étape décrite à la section 4.4.1.1). Au total, la procédure de collecte prend en entrée la
liste ordonnée (par le nombre de bits 1) des fragments du �ltre de la requête, ainsi que
l’identi�ant du pair responsable de l’utilisateur ayant initié cette requête.

Comme pour le protocole centralisé (c.f. section 4.4.1), la collecte distribuée des
sur-ensembles d’un �ltre de Bloom nécessite de visiter tous les serveurs d’index identi�és par
les descendants des fragments de ce �ltre et de collecter les sur-ensembles partiels stockés par
chacun des serveurs visités. Ceci revient à prendre chaque fragment de la requête et à
parcourir sa descendance selon l’algorithme présenté à la section 4.4.2.2 en adaptant
notamment les actions e�ectuées par les procédures traiterRequete() et
onReceiveNotificationFinCollecte().

Concrètement, le point de départ de la collecte distribuée est l’appel à la procédure
distCollectionOfSupFrags() de l’Algorithme 4.8 en lui passant la liste ordonnée des
fragments du �ltre dont on cherche les sur-ensembles, ainsi que l’adresse du pair FreeCore à
qui retourner la réponse de la recherche. Cette procédure initialise un message de type
CollectSupFragsRequest, une structure qui étend RequeteParcoursDescendance en
ajoutant trois champs :

frags : liste ordonnée (en fonction du nombre de bit 1) de l’ensemble de fragments du �ltre de
la requête ;

step : le fragment dont on explore la descendance ;

vfrags : conteneur destiné à maintenir la liste de fragments déjà explorés ;

Une fois le message de collecte correctement initialisé, il est envoyé au premier serveur
d’index susceptible de stocker des sur-ensembles partiels (c.f Algorithme 4.8).
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Algorithme 4.8 Collecte distribuée de sur-ensembles partiels

Input: lfrags : liste ordonnée de fragments de la requête
Input: clientId : Id du pair FreeCore responsable de l’utilisateur initiateur de la requête

1: function distCollectionOfSupFrags(lfrags, clientId)
2: // Initialisation de la procédure de collecte répartie de sur-ensemble

3: RequeteCollecteFrags msg ;
4: msg.type← RequeteParcours ;
5: msg.repCont← createFragConteneur() :
6: msg.cid← clientId ;
7: msg.frags← lfrags ;
8: msg.vfrags← createEmptyList() ;
9: msg.step← msg.frags.pop() ;
10: msg.stack← createStack() ;
11: initParcours(msg, msg.step.v) ; // Démarrage du parcours de l’arbre de la descendance

12: serveur← prochaineDestination(msg) ;
13: envoyerTo(msg, serveur) ;
14: end function
15: function traiterRequete(msg, visitedNode)
16: // Collecte les fragments des FBF qui contiennent la requête et les ajoute dans msg

17: topNode← msg.stack.pop() ;
18: msg.stack.push() ;
19: entryId← succ(topNode.pred, topNode.cplen) ;
20: fbfs← getSuperSetFrags((msg.frags ∪ msg.vfrags), entryId) ;
21: for each fb ∈ fbfs do
22: if ((msg.frags == ∅) ∨ (msg.vfrags == ∅) ∨ (fb.�d ∈ msg.repCont)) then
23: msg.repCont.add(fb) ;
24: end if
25: end for
26: // Mise à jour de msg si l’étape courante est terminée, c-à-d msg.stack vide.

27: if (msg.stack==∅) then
28: prune(msg.repCont, msg.vfrags) ;
29: msg.vfrags.add(msg.step) ;
30: if (msg.frags 6= ∅) then
31: msg.step← msg.frags.pop() ;
32: initParcours(msg, msg.step.v) ;
33: end if
34: end if
35: end function
36: // Traitement générique à la réception d’un msg de noti�cation de �n de collecte.

37: function onReceiveNoti�cationFinCollecte(msg)
38: traiterFinCollecte(msg) ;
39: end function
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Lors de la réception d’un message de type CollectSupFragRequest avec le champ type
contenant la valeur CollectRequest, le système appelle la méthode
onReceiveCollectRequest() de l’Algorithme 4.7. Le traitement spéci�que réalisé localement
par chaque serveur est dé�ni la procédure traiterRequete() de l’Algorithme 4.8. Cette
fonction détermine l’ensemble de fragments stockés sur ce serveur et qui contiennent
partiellement la requête, puis les ajoute dans le conteneur de réponses. De plus, si le parcours
de la descendance du fragment courant est terminé, elle initialise le parcours de la
descendance du fragment suivant.

À la réception d’un message de type CollectSupFragRequest avec le champ type
contenant la valeur NotificationFinCollecte, le système appelle la méthode
onReceiveNotificationFinCollecte() de l’Algorithme 4.8. Le traitement spéci�que d’une
noti�cation de �n de collecte est en fait la procédure traiterF inCollecte() de l’Algorithme
4.6 de l’étape 3 de l’algorithme centralisé (voir Section 4.4.1.3).

4.5 Évaluation des performances

Nous avons développé un prototype expérimental de FragIndex (c.f. Chapitre6) en java
et avons utilisé le simulateur peersim et la DHT Pastry pour évaluer les performances de notre
solution.

Dans la suite, nous présentons les résultats de l’évaluation expérimentale e�ectuée pour
démontrer la faisabilité du système FragIndex. L’évaluation concerne principalement deux
aspects à savoir l’étude du coût d’indexation des données et l’étude du coût de la recherche
d’un sur-ensemble. Nous comparons aussi les performances de la solution FragIndex avec
celle de la solution proposée par [Joung et al. 05] que nous désignons par Hypercube.

4.5.1 Coût d’indexation des données

Pour évaluer le cout de l’indexation de FragIndex, nous étudions les deux aspects qui
sont le nombre d’accès e�ectués sur la DHT lors de l’indexation d’une donnée et la répartition
des données au niveau des serveurs d’indexation. Les résultats présentés dans cette section
sont obtenus avec la con�guration par défaut donnée par le tableau 4.3 ci-dessous
.

Paramètre valeur Signi�cation
m 1024 longueur des �ltres de Bloom
λ 128 nombre de fragments
c 8 longueur des fragments
r 8 longueur des r-bits ( solution Hypercube)

Tableau 4.3 – Paramètres de simulation

Dans un premier temps, nous considérons les jeux données wiki 1, wiki 2, wiki 3 et wiki 4
présentés dans le tableau 3.3. Pour chaque jeux de données, nous indexons 100 000 documents
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en utilisant les paramètres du tableau 4.3 et nous mesurons le nombre de messages DHT-Put
envoyés pour ajouter un document dans FragIndex. Sur les courbes de la Figure 4.4, nous
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Figure 4.4 – cout indexation des documents

observons que le cout de l’indexation dépend du nombre de mots-clés dans les documents.
Cela se traduit par le fait que le nombre de messages DHT-Put envoyés est plus important
pour les jeux de données contenant des documents composés d’un grand nombre de
mots-clés. Par exemple, avec le jeux de données wiki 1 contenant des documents de 1 à 10
mots-clés, 80% des documents sont indexés avec moins de 22 messages. Tandis que pour le jeu
de données wiki 4 ayant des documents de 40 à 60 mots-clés, ont 80% des documents qui sont
indexés avec plus de 58 messages DHT-Put. En conclusion, nous disons que pour optimiser le
nombre d’accès DHT lors de l’indexation, il est nécessaire d’avoir des �ltres de Bloom creux.
Comparée à la solution Hypercube qui utilise un seul message DHT-Put pour indexer un
document, la solution FragIndex est plus couteuse car elle utilise plusieurs clés
d’indexation contrairement à la solution Hypercube qui fabrique une seule clé
d’indexation.

En deuxième lieu, nous nous intéressons à la répartition de la charge au niveau des
serveurs d’index. Pour cela, nous étudions d’abord, la popularité des fragments pour voir si la
fragmentation permet d’obtenir des fragments plus fréquents que les autres.

Ainsi, nous indexons 100 000 documents du jeu de donnée wiki 4 en se servant des
paramètre du tableau 4.3 et nous déterminons la fréquence d’apparition des fragments (voir
Figure 4.5a). Parallèlement, nous calculons les fréquences des mots-clés dans les documents
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utilisés pour construire les �ltres de Bloom indexés puis nous représentons sur la Figure 4.5b
la variation des fréquences en fonction du rang dans un repère logarithmique.

La comparaison des courbes de la Figure 4.5 nous permet de véri�er si les fréquences
d’apparition des fragments obéit à la loi de zipf au même titre que les fréquences des
mots-clés.

La loi de Zipf stipule que le produit entre le rang d’un mot et sa fréquence d’apparition
est constant, ainsi la fréquence des mots est inversement proportionnelle à leur rang. Dans
ce cas, les fréquences d’apparition des fragments représentées par des nuages de points de
coordonnées (log(rang) ; log(frequence)) alignés. Or, en superposant les nuages de points aux
droites de régression simple, nous constatons sur la Figure 4.5a qu’il y a une nette in�exion
pour les grandes et les petites valeurs de fréquence. Sur la Figure 4.5b, l’in�exion concerne
seulement les grandes valeurs de fréquence et la droite de régression a une forte pente de 0,992
qui montre que la majeure partie des points sont proches de la droite. Ce résultat va dans le sens
des observations connues qui stipulent que les fréquences d’apparition des mots-clés suivent
la loi Zipf. Pour les fragments, la pente de la droite de régression est de 0,682, cet observation
montre que les fréquences d’apparition des fragments ne varient pas inversement en fonction
du rang. Ainsi, nous pouvons dire que la loi de Zipf ne s’applique pas sur la fréquence des
fragments et par conséquent, aucun serveur d’index ne devrait être responsable d’un fragment
populaire.
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Figure 4.5 – Fréquence des mots binaires vs fréquence des mots-clés

A�n de mieux visualiser la répartition de la charge au niveau des serveurs d’index, nous
étudions comparativement les systèmes FragIndex et Hypercube en indexant dans
chacun d’eux 100.000 documents. Nous déterminons la charge de chaque serveur en calculant
le nombre d’éléments stockés dans un serveur. Nous résumons les valeurs observées sur les
tableaux 4.4 et 4.5 puis nous représentons ces valeurs sur la Figure 4.6 qui montre
respectivement la distribution de la charge au niveau des systèmes FragIndex et
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Hypercube.
Il est intéressant de noter que pour FragIndex, chaque document étant associé à un

�ltre de Bloom qui est découpé en λ fragments pour obtenir plusieurs clés d’indexation tandis
que pour Hypercube, chaque document est associé à une seule clé d’indexation. Ainsi, le
nombre de données indexées par FragIndex est largement supérieur à celui de
Hypercube. Malgré cette inégalité sur la quantité de données indexés par les deux
systèmes, nous voyons que les deux systèmes se comportent di�éremment selon la variation
du nombre de mots-clés contenus dans les documents indexés. Ainsi, nous constatons que la

Jeu de données Min. 1er Qu. Médiane Moyenne 3em Qu. Max. Données indexées
Wiki 1 1 13 37,5 5 808 607 98 150 1 161 601
Wiki 2 1 25 262 7 887 3 165 99 710 1 940 185
Wiki 3 1 370,5 2 215 13 270 13 060 100 000 3 384 886
Wiki 4 67 2 548 9 093 21 020 30 200 99 770 5 359 665

Tableau 4.4 – Distribution charge des serveurs : solution FragIndex

Jeu de données Min. 1er Qu. Médiane Moyenne 3em Qu. Max. Données indexées
Wiki 1 1 86 224 391,9 529 2 421 100 000
Wiki 2 1 4,25 34,50 561,9 251 20 710 100 000
Wiki 3 1 1 9 1 353 68,25 68 940 100 000
Wiki 4 1 3 10 4174 197.8 94310 100 000

Tableau 4.5 – Distribution charge des serveurs : solution hypercube

solution Hypercube répartit mieux la charge quand il s’agit du jeu de données wiki 1 qui
comporte des documents ayant 10 mots-clé au maximum. pour les autres jeux de données,
nous voyons que la majeure partie des données sont indexées au niveau d’un petit nombre de
serveur. Par exemple, avec le jeu de données wiki 4, le tableau 4.5 montre que 50% des
serveurs utilisés contiennent au plus 10 données parmi les 100.000 alors que le serveur le plus
chargé contient 94310 données. La Figure 4.6b permet de visualiser le déséquilibrage de
décharge qui survient si les documents contiennent un grand nombre de mots-clés. À
l’occurrence, pour le jeu de données wiki 4, nous voyons que tous les 100.000 document se
trouvent dans moins 10% des serveurs.

Le scénario inverse est observé pour le système FragIndex qui répartit mieux la charge
quand il s’agit des jeux de données composés de documents ayant un plus grand nombre de
mots-clés tels que Wiki 2, wiki 3 ou wiki 4.

La répartition de la charge dans les systèmes FragIndex et Hypercube est fortement
in�uencée par la longueur des mots-binaires utilisés comme des clés d’indexation et du nombre
de mots-clés qu’ils représentent. En e�et, la solutionHypercube associe chaque ensemble de
mots-clés à un mot-binaire (rbits) de longueur �xe. Cette association s’e�ectue à l’aide d’une
fonction de hachage qui fait correspondre chaque mot à une position du rbits. Si le nombre
de mots à représenter est supérieur à la longueur des rbits, il y a possibilité de saturation du
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rbits qui entraine que toutes ses position soit mises à 1. Ainsi, avec des rbits de 8 bits et des
documents contenant plus de 10 mots-clés, nous sommes dans le cas où tous les document sont
pratiquement représentés par des rbits sont saturés c’est-à-dire composés uniquement de 8 bits
1. Ce qui explique le fait que 94310 documents parmi 100 000 sont indexés sur un seul serveur.

La solution apportée par FragIndex permet d’indexer des documents contenant plus
de mots-clés. Ainsi, avec des �ltres de Bloom de 1024 bits optimisés pour représenter des
documents contenant 64 mots clés, on obtient des mots-binaires (fragments) majoritairement
creux. Ainsi nous voyons sur la Figure 4.6, qu’avec des documents du jeu de données wiki 4,
tous les serveurs d’indexation sont utilisés. De plus le serveur le plus chargé contient
seulement moins de 2% des données soit 99 770 sur les 5 359 665 données indexées.

Puisque les �ltres de Bloom utilisés sont con�gurés pour des documents contenant 64mots-
clés, la charge du systèmeFragIndex est mal répartie si les documents contiennentmoins de
10 mots-clés. En e�et, avec moins de 10 mots-clés, nous avons des �ltres de Bloom de 1024 bits
avec beaucoup de positions à 0, et en fragmentant les �ltres on se retrouve avec des fragments
ayant peu de bits 1 (généralement un seul bit 1). De ce fait seuls les serveurs identi�és par des
fragments ayant un bit 1 sont occupés et les autres sont inutilisés.
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Figure 4.6 – Répartition de la charge des serveurs d’index

4.5.2 Cout de la recherche de sur-ensembles

Pour le cout de la recherche des sur-ensembles d’un �ltre de Bloom, nous étudions deux
critères de performance à savoir le tra�c et la latence. Le tra�c est la quantité d’information
échangée entre les serveurs lors de la résolution d’une requête de sur-ensemble. La latence
correspond à la durée de traitement d’une requête.

A�n de mesurer la latence, nous indexons dans un premier temps 20.000 documents du
jeux de données wiki 1 sur les systèmes FragIndex et Hypercube et des documents de
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wiki 4 sur FragIndex. Nous soumettons à chaque système 10 requêtes en variant le
nombre de mots-clés recherchés. La Figure 4.7a montre les résultats obtenus. Nous pouvons
constater qu’avec les jeux de données utilisés, le système FragIndex prend plus de temps
pour satisfaire une requête. Nous voyons aussi que la solution Hypercube prend
pratiquent 20 ms pour trouver les réponses quand le nombre de mots recherchés est supérieur
à 8 et en�n, nous observons que plus le nombre de mots recherché est grand, moins les
systèmes prennent du temps pour trouver les réponses.

L’explication est que si le nombre de mots recherché est petit, les fragments et les rbits
contiennent peu de bits 1, ainsi, le nombre de descendants à explorer augmente et le temps de
recherche est plus long. Pour la solution Hypercube, chaque mot recherché met un bit 1 sur
le rbit, de ce fait, le nombre de serveurs à explorer peut être exprimé en fonction du nombre N
de mots recherchés comme suit : nbServ = 2r−N . Alors que pour FragIndex, le nombre de
mots recherchés impacte sur le nombre d’étapes à réaliser pour résoudre la requête (le tableau
4.6 indique le nombre d’étapes de recherche à réaliser pour chaque taille de requête de notre
bench).

Nombre de mots recherchés 1 2 3 4 5 6 7 8 9 10
Nombre d’étapes de recherche 6 7 9 10 12 13 13 14 14 17

Tableau 4.6 – Nombre d’étapes de recherche par taille de requête

Malgré que l’augmentation du nombre de mots recherchés engendre plus d’étapes de
recherche, le nombre de descendants visités par étape diminue quand le nombre de mots
recherchés est grand et par conséquent, le temps de recherche diminue.

Avec un index contenant des documents de wiki 4, le temps de recherche est moins long
qu’avec des documents de wiki 1. La raison est que dans le premier cas, le temps de recherche
est allongé par la durée de traitement des données au niveau des serveurs surchargés.

Dans un deuxième temps, nous avons cherché à connaître l’impact du nombre de
documents indexés sur la latence des recherches de sur-ensemble. Pour cela, nous testons les
systèmes FragIndex et Hypercube en variant le nombre de documents indexés et
soumettons à chaque fois 10 requêtes de 5 mots-clés puis nous calculons la latence moyenne
des recherches e�ectuées. La courbe sur la Figure4.7b montre le temps moyen de la résolution
d’une requête en fonction du nombre de documents indexés.

Nous constatons sans surprise que généralement la latence d’une recherche augmente
quand les documents indexés augmentent. Par ailleurs, en comparant l’allure des courbes,
nous voyons que la latence au niveau du système Hypercube croit plus rapidement que
celle obtenue avec FragIndex. Cela est du au fait que Hypercube compare une requête
avec toutes les descriptions des documents stockés sur un serveur alors que FragIndex

e�ectue des tests bit-à-bit entre les fragments d’une requête et ceux des listes inversées
stockés sur un serveur. En conséquence, nous disons que FragIndex passe mieux à
l’échelle que la solution Hypercube.
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Figure 4.7 – Latence d’une requête FragIndex vs Hypercube

En�n, pour mesurer le tra�c, nous considérons le nombre de fragments retournés par
chaque serveur visité. Nous prenons ici le ratio du nombre de fragment retourné par un
serveur sur le nombre total de fragments stockés par le serveur.

Nous voyons sur la Figure 4.8 qu’au début de l’évaluation d’une requête, 0,4% des fragments
sont envoyés à travers le réseau. Mais ce pourcentage diminue rapidement au fur et à mesure
de l’évaluation pour atteindre 0% à la �n de la recherche. Ce résultat est attendu car l’épuration
des réponses permet d’éliminer progressivement les FBF qui ne satisfont pas les requêtes.

4.6 Discussions

Cette section discute les choix e�ectués pour la conception du systèmeFragIndex. Nous
commençons par dégager les pistes d’améliorations de la solution et en�n, nous abordons les
limites de l’approche suivie.

4.6.1 Amélioration de la solution FragIndex

En découpant les �ltres de Bloom en k morceaux ( k ≤ λ), nous �xons le coût
d’indexation d’un document qui devient constant quel que soit le nombre de termes contenus
dans le document. En terme de communication, le coût d’indexation maximal de notre
solution est de λ messages envoyés sur la DHT.

Mais cette option contraint FragIndex à limiter le nombre de serveurs d’indexation à
2c serveurs. Pour augmenter ce nombre, nous avons implémenté une version de
FragIndex qui utilise les fragments (couples (mots-binaire, position)) comme des entrées
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Figure 4.8 – Tra�c généré par une requête

de l’index. Concrètement, nous convertissons les positions en des mots-binaires de log(λ) bits
que nous concaténons aux morceaux obtenus suite à la fragmentation.

Cette amélioration nous a permis de répartir les fragments sur un plus grand nombre de
serveurs, mais sa faiblesse est que les coûts d’indexation et de recherche sont plus élevés. En
e�et, chaque fragment doit être indexé autant de fois qu’il a de positions et lors de la
recherche, l’exploration de la descendance d’un fragment est e�ectué autant de fois que le
fragment contienne de positions.

Nous avons aussi implémenté une version de FragIndex parallélisant la recherche de
sur-ensembles. Dans cette version, il s’agit de programmer des points de rendez-vous (à
l’occurrence les serveurs responsables des mots-binaires de R(Q, c)) où di�érents processus
de collecte de fragments renvoient les fbf trouvés.

Cette amélioration nous permet de réduire la latence des recherches des sur-ensembles
mais elle est complexe à mettre en œuvre.

4.6.2 Limite de l’approche

Nous avons conçu FragIndex pour répondre à la problématique de recherche de sur-
ensembles d’un �ltre de Bloom décrivant une requête de mots-clés (c.f. Section 3.2.1). Comme
nous l’avons vu, pour retrouver les sur-ensembles d’un �ltre de longueur m ayant z bits 0,
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une exploration naïve consiste à envoyer 2z messages pour récupérer tous les sur-ensembles
recherchés.

Pour réduire le nombre de messages, une solution était de réduire la longueur des �ltres
de Bloom indexés a�n de diminuer le nombre d’éléments de la descendance. Mais cela
conduirait à l’augmentation de la probabilité de faux positif, ce qui impacterait négativement
sur la précision des réponses et donc sur les performances de la recherche.

Nous avons choisi d’adapter l’approche des listes inversées de mots-clés à des �ltres de
Bloom a�n de rendre e�cace la recherche de sur-ensembles. Nous avons ainsi introduit les
listes inversées de mots-binaires pour pouvoir indexer des �ltres de Bloom et les retrouver
facilement à partir de requêtes de sur-ensembles.

Certes cette approche permet de réduire le nombres de messages mais elle est confrontée
à deux problèmes que nous nous posons dans les deux paragraphes qui suivent.

4.6.2.1 Problème de calibrage des paramètres

Le premier facteur bloquant de cette approche est la di�culté de trouver un bon compromis
entre les paramètres du système FragIndex. En e�et, FragIndex fragmente les �ltres de
Bloom pour les indexer et propose une méthode de recherche de sur-ensembles consistant à
retrouver et à regrouper les descendants des fragments des requêtes.

La fragmentation nécessite de �xer le paramètre de con�guration c correspondant à la taille
des fragments. Ainsi, en fonction de la valeur de c, on a des fragments de grande longueur
(donc le nombre de fragment λ = m

c
est très petit) ou des fragments de petite longueur (λ est

un grand nombre dans ce cas). Aucun de ces deux cas de �gure ne convient à FragIndex

dans la mesure où dans le premier cas (des fragments de grande longueur), il y a beaucoup de
descendants pour un fragment du fait de la nature creuse des �ltres de Bloom. De ce fait, le
coût de la recherche de sur-ensembles est élevé. Pour le deuxième cas, avoir des fragments de
petite longueur augmente considérablement la taille de l’index. Cela conduit à avoir le même
e�et que les mots populaires dans les listes inversées de mots-clés et contraint FragIndex
à utiliser un petit nombre de serveurs pour indexer tous les �ltres.

Un autre problème lié au paramétrage est la di�culté d’utiliser FragIndex avec des
environnements de nature di�érente. Puisque le paramétrage est fait en fonction de la taille
m des �ltres de Bloom, FragIndex ne peut être con�guré que pour des �ltres de Bloom
d’une même longueur. Cela pose le problème d’hétérogénéité des documents représentés par
les �ltres de Bloom.

Mais pour des documents homogènes (même nombre de mots-clés) FragIndex peut
convenir si la longueur des �ltres de Bloom utilisés n’est pas trop grande. Nos résultats obtenus
avec de petits �ltres de Bloom sont d’ailleurs très satisfaisants [Makpangou et al. 14].

4.6.2.2 Problème d’indexation

La deuxième di�culté de l’approche explorée se trouve au niveau conceptuel et reste
intrinsèque à la solution. En e�et, les performances de FragIndex dépendent de la
structure de données et non des données elles-mêmes. Cela est dû au fait que pour retrouver
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les sur-ensembles, la procédure de recherche doit tenir compte du �ltre de Bloom de la
requête. Ainsi, l’exploration des descendances des fragments est générale quelque soit les
données recherchées.

4.7 Conclusions

Dans ce chapitre, nous avons présenté FragIndex, une solution d’indexation des �ltres
de Bloom permettant de retrouver les documents stockés dans une DHT. Nous avons ciblé la
problématique liée à la répartition des données stockées sur les serveurs d’indexation et du
passage à l’échelle au niveau de la solution de [Joung et al. 07]. Notre solution FragIndex

permet de stocker les documents sur un plus grand nombre de serveurs, de répartir
e�cacement les données et d’indexer plus de documents sans ralentir les recherches de
sur-ensembles.

La solution FragIndex est néanmoins confrontée à deux di�cultés intrinsèques à sa
conception, cela nous conduit à changer l’approche d’indexation et à explorer l’approche des
arbres de pré�xes.
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Ce chapitre présente Pre�x Matching Tree (PMT), un index de �ltres de Bloom conçu pour
la recherche de sur-ensembles. La première section revient sur la problématique de la recherche
par mots-clés. La deuxième section décrit la solution de l’index PMT ; elle abordera notamment
la construction d’un arbre de pré�xe et présentera les algorithmes d’indexation et de recherche
qui permettent à PMT de retrouver e�cacement les sur-ensembles d’un ensemble de mots. La
troisième section présentera l’évaluation expérimentale de PMT et montrera ses performances
sur la recherche de sur-ensembles.

5.1 Problématique de recherche par mots-clés

Étant donnée une requête sous forme d’un ensemble de mots, nous nous intéressons à
la recherche des documents caractérisés par des sur-ensembles de l’ensemble des mots de la
requête.

Pour cela, nous résumons chaque ensemble demots d’un document ou d’une requête par un
�ltre de Bloom de longueur m choisie de sorte que le �ltre de Bloom ait une faible probabilité
de faux positif. Ainsi, la recherche de sur-ensembles d’une requête revient à retrouver tous les
�ltres de Bloom de documents qui contiennent le �ltre de Bloom de la requête.

En d’autres termes, si q est un ensemble de mots et Fq le �ltre de Bloom résumant cet
ensemble, la recherche de sur-ensembles de q consiste à trouver tout document d résumé par
un �ltre de Bloom Fd tel que :

∀i, 0 ≤ i < m, Fq[i] = 1⇒ Fd[i] = 1.

Nous utilisons le �ltre de Bloom caractérisant un document comme sa clé de stockage
dans une table de hachage distribuée – Distributed Hash Table (DHT) puis nous construisons
un index de �ltres de Bloom capable de localiser tous les documents dont les clés de stockage
sont des sur-ensembles d’un �ltre de Bloom donné.
Les arbres de pré�xes [Ramabhadran et al. 04, Caron et al. 06, Tang et al. 10, Cortés et al. 16]
sont des structures d’index conçues pour traiter des requêtes complexes et pourraient être
utilisés pour e�ectuer des recherches de sur-ensembles [Ngom and Makpangou 17].

Cependant, en présence de �ltres de Bloom creux au niveau desquels les bits 0 sont plus
nombreux que les bits 1, les données indexées (les �ltres de Bloom) sont mal réparties.
Or, dans les arbres de pré�xes, une mauvaise répartition des données indexées entraine le
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déséquilibrage de charge sur les serveurs d’indexation et l’augmentation de la latence de
recherche.

En e�et, si les données sont représentées par des pré�xes ayant plus de 0 que de 1, les index
de pré�xes se présentent sous formes d’arbre déséquilibré dans lequel certains nœuds sont très
utilisés pour le traitement des requêtes et le stockage des données tandis que d’autres sont sous
utilisés.

5.2 Pre�x Matching Trie – PMT

PMT, est une structure d’indexation arborescente conçue pour le traitement des requêtes de
sur-ensembles, c’est-à-dire, la recherche des clés de stockage des documents qui contiennent
(matchent) le �ltre de Bloom d’une requête de mots-clés.

C’est un arbre binaire composé de deux types de nœuds, les nœuds internes qui ont des
�ls et les nœuds feuilles qui ne possèdent pas de �ls. Chaque nœud interne a exactement deux
�ls désignés par �ls gauche et �ls droit.

À un nœud donné, PMT associe un label construit de la manière suivante :

— Chaque nœud interne est relié à son �ls gauche (respectivement �ls droit) par un arc
étiqueté par 0 (respectivement 1)

— le label d’un nœud est la concaténation des étiquettes des arcs qui le relient à la racine.

— Par convention, le label de la racine de l’arbre est "/".

Ainsi, à tout nœud de l’arbre PMT, nous assignons le label unique issu du chemin qui le relie à
la racine de l’arbre. Nous référons ce label à l’identi�ant de ce nœud.
Par exemple, le �ls gauche (respectivement droit ) de la racine est identi�é par "/0"
(respectivement "/1").

5.2.1 Construction et maintenance de PMT

PMT est conçu pour indexer des �ltres de Bloom de même longueur m en tenant compte
de la distribution asymétrique des données à indexer. Pour cela, il propose une translation
(mapping) intelligente des données sur les identi�ants des nœuds.

5.2.1.1 Mapping des �ltres de Bloom sur les identi�ants de nœuds

Nous associons une clé d’indexation à chaque �ltre de Bloom et nous indexons des couples
(key, fb) où fb est un �ltre de Bloom de longueur m et key est la clé d’indexation de longueur
D associée au �ltre fb.

Pour associer des clés d’indexation aux �ltres de Bloom, nous procédons comme suit :

1. Nous �xons deux paramètres de con�guration de PMT, c et k tels que m est un multiple
de c et k est une valeur inférieure à c.

2. Nous fragmentons chaque �ltre de Bloom en fragments de c bits chacun. Par exemple, si
m vaut 1024 et c=8, on aura 128 fragments.
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3. Nous remplaçons chaque fragment du �ltre par 0 (respectivement 1) si la valeur du
fragment est inférieure (respectivement supérieure ou égale ) à 2k .

Idéalement, nous aimerions une valeur de k qui permet de répartir tout ensemble de
fragments de �ltres de même rang en deux partitions quasi-égales. La détermination d’une
telle valeur s’avère di�cile parce que d’une part, on ne dispose pas à l’avance des �ltres de
Bloom à indexer et d’autre part les bonnes valeurs de k peuvent di�érer d’un ensemble de
fragments à un autre. Ainsi, nous proposons deux heuristiques pour �xer le paramètre k.

Si on dispose d’un échantillon E représentatif des �ltres de Bloom à indexer, on choisit un
rang i (0 ≤ i < m

c
) quelconque puis on détermine k de sorte que l’ensemble des �ltres de

Bloom de E soit réparti dans deux partitions :

p0 = {fb ∈ E|fi < 2k}et p1 = {fb ∈ E|fi > 2k};

où fi désigne le fragment de rang i du �ltre de Bloom fb.

Dans le cas où un échantillon n’est pas disponible, on �xe une valeur statique à k par
exemple une valeur comprise entre p/2− 2 et p/2 + 2, où p = m

c
.

Une fois le paramètre k déterminé, nous l’utilisons pour associer chaque �ltre de Bloom à
une clé d’indexation. L’Algorithme 5.1 présente en pseudo-code le calcul d’une clé d’indexation
pour un �ltre de Bloom fb.

Algorithme 5.1 Calcul des clés d’indexation

Input: fb : Filtre de Bloom
Output: key

1: function computekey(BloomFilter fb)
2: cursor← 0
3: length← fb.length()
4: key← "" ;
5: while (cursor < length) do
6: frag← fb.substring(cursor, cursor+p)
7: if (frag.intValue() < 2k) then
8: key← key ⊙ 0 ⊲ ⊙ désigne la concaténation

9: else
10: key← key ⊙ 1
11: end if
12: cursor← cursor+p
13: end while
14: return key
15: end function
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5.2.1.2 Insertion et suppression de �ltres de Bloom

Comme dans Pre�x Hash Tree (PHT), PMT utilise seulement les nœuds feuilles pour stocker
les données. De même, la capacité de stockage d’un nœud feuille est limitée à B données au
maximum.

Le processus d’insertion (respectivement de suppression) d’un �ltre de Bloom fb consiste
d’abord à déterminer la clé d’indexation associée à fb en utilisant l’algorithme 5.1, puis à
localiser la feuille chargée de stocker le couple (key, fb) et à ajouter (respectivement
supprimer) le couple.

Pour localiser la feuille chargée de stocker fb, PMT utilise une procédure de recherche PMT-
Lookup, qui retrouve l’identi�ant de la feuille qui est un pré�xe de la clé associée au �ltre de
Bloom fb. Une fois la feuille localisée, PMT ajoute (ou supprime) le couple.

Lors de l’insertion d’une donnée (voir algorithme 5.2), il peut arriver qu’un nœud soit plein
c’est-à-dire contient plus de B éléments, dans ce cas, la feuille pleine doit être divisée en deux
nouvelles feuilles et les couples qu’elle stocke sont redistribués sur les deux nouvelles feuilles
créées.

Algorithme 5.2 Insertion d’un �ltre de Bloom

Input: fb : Filtre de Bloom
Input: node : nœud feuille exécutant l’opération

1: function insert(fb)
2: key← computekey(fb)
3: l← node.level
4: label← node.label
5: node.contents← (key, fb)
6: if (node.contents >= B) then
7: if (l >= D) then
8: return
9: else
10: split(node)
11: end if
12: end if
13: end function

Concrètement, soit un couple (key,bf) stocké sur une feuille pleine se trouvant au niveau l
tel que l < D, ce couple est assigné au �ls gauche si key[l] = 0, sinon on l’assigne au �ls
droit. Puisque la redistribution des données tient compte du bit l de la clé d’indexation, un cas
particulier survient quand tous les D bits de la clé sont utilisés. L’arbre atteint alors sa
profondeur maximale et ne peut plus grandir. Dans ce cas, la feuille pleine acquiert un statut
spécial désigné par "feuille terminale" et sera autorisée à stocker plus de B données.

Concernant la suppression d’un �ltre de Bloom, le scénario inverse peut se produire. Ainsi,
il peut arriver que le total des données dans deux feuilles sœurs soit inférieur à B. A�n de
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maintenir la cohérence de l’arbre, ces deux feuilles doivent être supprimées et leurs contenus
agrégés au niveau de leur parent commun de niveau l − 1.

Nous préconisons un mécanisme similaire à celui de LIGHT [Tang et al. 10] qui consiste à
dé�nir un seuil minimal sm sous lequel, une feuille interroge sa sœur. Si le résultat de cette
interrogation montre que le contenu de la feuille interrogée est aussi inférieur à sm, une
procédure de fusion est enclenchée (c.f. Algorithme 5.3). En pratique, pour limiter les
véri�cations inutiles, le seuil minimal peut être �xé à une valeur inférieure ou égale B/2.

La fusion consiste d’abord à déterminer l’identi�ant de la sœur en inversant le dernier bit
du label de la feuille et de demander à la sœur la taille de son index local (Ligne 5 à Ligne 6).
Ensuite, si la taille cumulée des index locaux des deux sœurs est inférieure à B, l’algorithme
détermine leur parent de niveau inférieur et lui assigne le contenu des deux feuilles. En�n, PMT
supprime les deux sœurs et met à jour le statut de leur parent qui devient une feuille (Lignes 7
à 16).

Algorithme 5.3 Fusion de deux feuilles sœurs

Input: node : nœud Feuille
1: function merge(node)
2: if (node.content < sm) then
3: l← node.level
4: label← node.label
5: labelSoeur← linvertLastBit(label)
6: soeurContent← poll(labelSoeur)
7: if (node.content + soeurContent < B) then
8: labelParent← label.subString(0, l-1)
9: soeur← DHT-get(labelSoeur)
10: parent← DHT-get(labelParent)
11: parent.content← node.content + soeur.content
12: update(parent)
13: delete(node) ⊲ supprime le nœud de l’index

14: delete(soeur) ⊲ supprime la sœur de l’index

15: DHT-put(labelParent, parent)
16: end if
17: end if
18: end function

5.2.1.3 Localisation de la feuille responsable d’un �ltre de Bloom

Soit fb le �ltre de Bloom dont on souhaite localiser la feuille de PMT responsable et key
la clé d’indexation qui lui est associée. La méthode PMT-Lookup retourne le label de l’unique
feuille chargée du stockage du couple (key, fb).

Pour rendre cette recherche e�cace, PMT exploite le fait que les clés d’indexation sont
souvent creuses (c’est-à-dire qu’elles contiennent un grand nombre de bits 0) et implante une
procédure de localisation hybride qui combine la localisation linéaire et la localisation binaire.
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En e�et, PMT utilise des clés de grande taille par exemple 128 ou 256 bits. Lorsque les
arbres PMT sont de hauteur très inférieure à la longueur des clés, une recherche binaire accède
à plusieurs nœuds externes avant de trouver un nœud existant. À l’inverse, lorsque la hauteur
de l’arbre augmente, une localisation linéaire visite de plus en plus de nœuds internes.

L’intuition derrière ce protocole de localisation hybride est de limiter à la fois les accès aux
nœuds externes (inhérents à l’approche binaire) et aux nœuds internes (inhérents à l’approche
linéaire), et ce, quel que soit la taille de l’arbre PMT utilisé pour stocker les données indexées.

PMT-lookup commence par faire des recherches linéaires avec des pré�xes de plus en plus
longs. À la di�érence du protocole de localisation linéaire de PHT, l’augmentation des longueurs
des pré�xes testés peut être supérieure à 1. Lorsque le dernier incrément ajouté fait désigner
un nœud inexistant, on applique une recherche binaire limitée à cette portion de la clé.

Concrètement à partir d’un pré�xe pr et un su�xe s de la clé, PMT calcule un incrément de
longueur supérieure ou égale à 1 c’est-à-dire il détermine un incrément x en sautant les bits 0
de la clé jusqu’au premier bit 1 suivant le pré�xe pr . Le nouveau pré�xe à tester est obtenu en
concaténant le pré�xe pr à l’incrément déterminé par la fonction next-increment notée
Inc(s, l) et dé�nie par l’équation 5.1 ci-dessous.

Inc(s, l) =















z1, si s = z1[0|1] ∗ et len(z) < l

zl, si s = z[0|1] ∗ et len(z) ≥ l

1, sinon

(5.1)

où z désigne une suite de bit 0, [0|1]∗ désigne une suite quelconque de bits, zl désigne une suite de
l bits 0 et len(z) désigne le nombre de bits 0.

La fonction Inc(s, l) procède de manière simple.
Si le su�xe s débute par une suite de z bits 0 suivie d’un bit 1 et d’une suite quelconque de
bits, l’incrément x est la concaténation des z bits 0 et du premier bit 1 quand sa longueur ne
dépasse pas l.
Si le su�xe s débute par une suite de z bits 0 de longueur supérieure ou égale à l, c’est-à-dire
len(z) >= l, les l premiers bits sont retournés. En�n, si le su�xe ne débute pas par un bit 0, la
fonction retourne le bit 1.

L’algorithme PMT-Lookup (algorithme 5.4) exploite la fonction Inc(x, l) et e�ectue une
recherche quasi-binaire qui consiste à considérer un pré�xe initial et d’augmenter de manière
itérative la longueur du pré�xe de départ en tenant compte de la partie restante dans la clé
d’indexation key.

Au début, PMT-Lookup est invoqué en fournissant la clé correspondant à la donnée
recherchée et un pré�xe de départ pri (par exemple celui de la racine) permettant d’initialiser
le processus de localisation.

Soit prc, le pré�xe courant identi�ant un nœud interne, PMT-Lookup détermine un pré�xe
suivant à tester (prn) en concaténant le pré�xe prc à l’incrément déterminé par la fonction
Inc(x, l), puis véri�e si le nouveau pré�xe prn correspond au label d’un nœud de l’arbre ou
non (Lignes 5 à 7). Nous distinguons trois cas :
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(i) prn ne correspond pas à un nœud de l’arbre. Dans ce cas, PMT-Lookup divise l’incrément
par deux et réitère l’opération avec un pré�xe plus court jusqu’à ce qu’on trouve le label
d’un nœud existant (Lignes 8 à 14).

(ii) prn est le label d’un nœud interne, alors PMT-Lookup poursuit la recherche à partir de
ce nœud mais en considérant uniquement le reste de la clé (Ligne 17).

(iii) le pré�xe prn correspond au label de la feuille recherchée.

Algorithme 5.4 PMT-Lookup (pri, key)

1: prc ← pri ; len← key.length()
2: reste← key.substring(prc.length() -1, key.length())
3: trouver← false
4: while (trouver = false) do
5: inc← Inc(reste, len)
6: prn ← prc ⊙ inc
7: node← DHT-get (prn)
8: while (node n’existe pas) do // Diminuer la moitié supérieure de l’incrément.

9: mid← inc.length() / 2
10: len← inc.length()
11: inc← inc.substring(0, mid)
12: prn ← prc ⊙ inc
13: node = DHT-get (prn)
14: end while
15: if (node est un nœud Parent) then // Mise à jour du pré�xe courant déjà parcouru et du su�xe restant

à examiner

16: reste← reste.substring(inc.length(), reste.length())
17: prc ← pn

18: else
19: trouver← true
20: end if
21: end while
22: return prn

Ainsi, on commence par faire des recherches linéaires avec des pré�xes de plus en plus
long. À la di�érence du protocole linear-lookup de PHT, l’augmentation des longueurs des
pré�xes testés n’est pas de 1 à chaque fois. L’incrément peut être de longueur supérieure ou
égale à 1. Lorsque le dernier incrément ajouté fait désigner un nœud inexistant, on applique
une recherche binaire limitée à cette portion de la clé.

5.2.2 Recherche de sur-ensembles d’un �ltre de Bloom

L’objectif de PMT est de fournir un mécanisme e�cace de localisation de sur-ensembles
de �ltres de Bloom. Concrètement, à partir d’une requête de �ltre de Bloom q de longueur
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m, PMT peut retrouver e�cacement les �ltres de Bloom qui possèdent des bits 1 aux mêmes
positions que la requête, c’est-à-dire, tous les �ltres de Bloom f de même longueur tels que :
∀i, 0 ≤ i < m, q[i] = 1 ⇒ f [i] = 1. Nous appelons superset search la recherche de tous les
�ltres de Bloom qui contiennent un �ltre donné.

Pour réduire la latence d’une superset search, nous adoptons un mécanisme similaire à la
résolution des requêtes d’intervalle (range query) qui est prise en compte par les systèmes
PHT [Ramabhadran et al. 04], LIGHT [Tang et al. 10], DST [Zheng et al. 06] et ECHO
[Hidalgo et al. 16]. La di�érence principale entre la résolution d’une range query et une
superset search est que dans le premier cas, la requête �xe explicitement les bornes minimale
et maximale des données à retrouver tandis que dans une superset search, la requête ne �xe
pas explicitement la borne supérieure des valeurs. Ainsi une superset search peut être
considérée comme la recherche de tous les ensembles (�ltres de Bloom) contenant un
ensemble minimal �xé par le �ltre de Bloom de la requête. Cela revient tout simplement à
déterminer les �ltres de Bloom appartenant à la descendance D(filtre requête)

Grâce à la translation (mapping) des �ltres de Bloom en des clés d’indexation, PMT stocke
les �ltres de Bloom sur des feuilles de labels partiellement ordonnés allant d’un minimum
(/000...) à un maximum (/111...).

Ainsi, ayant une requête de �ltre de Bloom qfb associée à une clé d’indexation qKey, une
superset search de qfb consiste de manière intuitive à retrouver la feuille de label lq responsable
de la valeur qKey et à parcourir l’index PMT jusqu’à la feuille de label lmax responsable du
descendant maximal.

Par construction, toute feuille de label lf appartenant à une branche de l’arbre PMT située
entre la feuille de label lq et celle de label lmax, a un parent de label lpr qui contient (matche)
le pré�xe de qKey de même longueur. En désignant par len(lpr) la longueur du label lpr , nous
distinguons deux cas :

1. Le bit de qkey à la position len(lpr) + 1 est "1", alors soit le label lf de la feuille termine
par "1" et que la feuille contient des couples (key, fb) dont les �ltres de Bloom peuvent
matcher la requête qfb soit c’est sa sœur qui termine par "1" et est considérée comme la
bonne feuille à explorer. En d’autres termes, seule la �lle qui se trouve à droite du parent
sera explorée (voir �gure 5.1).

2. Si le bit de qkey à la position len(lpr) + 1 est "0", dans ce cas, les deux feuilles de labels
lpr0 et lpr1 doivent être explorer car elles peuvent contenir chacune des �ltres de Bloom
qui matchent la requête qfb.

Donc une superset search revient à parcourir toutes les branches de l’arbre PMT situées entre
les deux feuilles de label lq et lmax, à examiner les contenus des feuilles dont les labels
matchent des pré�xes de la clé recherchée et à prendre tous les couples dont les �ltres de
Bloom fb appartiennent à la descendance D(qbf) du �ltre de Bloom de la requête qfb.

Le traitement d’une superset search (c.f. algorithme 5.5) s’e�ectue en répétant
successivement trois phases qui sont : (i) la localisation de la feuille la plus à gauche de l’arbre
PMT, non encore explorée et susceptible de contenir de bonnes réponses ; (ii) la récupération
des �ltres de Bloom qui matchent la requête au niveau de la feuille localisée ; (iii) la
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Figure 5.1 – Recherche superset.
Cas 1 : le 3ième bit de "01010010" après la longueur du label "11" est "0", donc les 2 sœurs "110" et "111" sont à explorer.

Cas 2 : le 4ième bit de "01010010" après la longueur du label "111" est "1", seule la feuille droite est à explorer

détermination de la racine de la prochaine branche de droite de PMT dont les feuilles peuvent
contenir des données qui satisfont la requête.

Grâce à l’algorithme PMT-Lookup, la première phase localise à chaque itération la feuille
la plus à gauche qui peut contenir des réponses (ligne 6). Par construction, PMT-Lookup part
d’un pré�xe initial et retourne l’unique feuille accessible à partir du pré�xe initial responsable
de la donnée recherchée.

Pour la deuxième phase, il s’agit d’un accès à la DHT qui peut être e�ectué en parallèle.
Nous supposons l’existence d’une fonction getIfSuperset qui permet de récupérer uniquement
les �ltres de Bloom qui matchent le �ltre de Bloom de la requête (Ligne 7). De cette manière,
la quantité de données transférée dans le réseau est limitée à la quantité nécessaire pour avoir
les bonnes réponses. De plus, comme la requête est résolue à partir d’un pré�xe, les feuilles
localisées indiquent seulement qu’elles contiennent des �ltres de Bloom qui matchent le pré�xe
de la requête et que le reste des bits peuvent ne pas correspondre avec les �ltres de Bloom
indexés. La fonction getIfSuperset permet de réaliser le matching complet de la requête
au niveau du nœud distant et de récupérer uniquement les bonnes réponses ; ce qui réduit du
coup, le bruit dans les réponses.

Puisqu’il est pratiquement impossible de parcourir toutes les feuilles jusqu’à la borne
maximale, le traitement d’une superset search peut être interrompu quand un nombre
su�sant de réponses est trouvé (Ligne 10) (nous prévoyons un paramètre t qui �xe le seuil du
nombre de réponses attendues).
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Algorithme 5.5 Recherche des sur-ensembles d’un �ltre de Bloom

Input: qfb : requête de �ltre de Bloom
Input: : t : nombre de �ltres à retourner
Output: supersets : ensemble contenant les sur-ensembles de fb

1: function supersetSearch(qfb, t)
2: qkey← computekey(qfb)
3: supersets← ∅
4: bid← "/"
5: while (la branche bid existe) do
6: label← PMT-Lookup(bid, qkey) // récupération des �ltre de Bloom fb qui match qfb

7: res← DHT-getIfSuperset(label, qfb)
8: supersets← supersets ∪ res
9: if (superset.size >= t) then
10: return supersets
11: end if
12: bid = nextBranch(label)
13: end while
14: return supersets
15: end function

Pour la troisième phase, après chaque itération, l’algorithme continue le traitement de la
superset search en déterminant une nouvelle branche à partir de laquelle, les deux phases de la
recherche seront e�ectuées. Avec l’aide d’une fonction très pratique appelée nextBranch
qui détermine soit le label du frère de droite de la feuille courante, soit le label du frère du
premier ancêtre gauche de cette feuille (c.f. Figure 5.2), l’algorithme poursuit la recherche
jusqu’à épuiser toutes les branches qui mènent vers des feuilles contenant des réponses.

La fonction nextBranch est dé�nie comme suit :

nextBranch(l) =

{

p1, si l = p0[1]∗

null, sinon
(5.2)

où p désigne un pré�xe quelconque.

La Figure 5.2 schématise le fonctionnement de nextBranch. Nous pouvons y voir que la
fonction nextBranch retourne à chaque fois, le nœud racine de la première branche à la
droite de la feuille courante.

La procédure de superset search présenté ci-dessus peut être amélioré pour réduire le
nombre d’accès à la DHT sous-jacente. En e�et la fonction nextBranch peut retourner une
feuille. Dans ce cas, la superset search va utiliser l’algorithme PMT-Lookup qui va à sont tour
e�ectuer des accès à la DHT pour localiser la feuille déjà connue.

Nous pouvons réduire ce surplus d’accèsDHT en adaptant l’algorithme de localisation pour
qu’il véri�e le statut du nœud avant d’entamer la procédure normale. Nous appelons PMT-
LookAhead l’algorithme de localisation adapté qui retourne directement le pré�xe de départ
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s’il correspond au label d’une feuille, auquel cas, la feuille est localisée en e�ectuant un seul
accès DHT.

Figure 5.2 – Fonction next branch

5.3 Évaluation de l’index PMT

Pour évaluer PMT, nous utilisons le simulateur Peersim [Montresor and Jelasity 09] et le
paquetage Pastry disponible sur le site de Peersim 1. Pour stocker un document, nous
appliquons la fonction de hachage SHA1 [Eastlake and Jones 01] sur son �ltre de Bloom et
nous stockons le couple (fb, url) sur le pair responsable de la valeur trouvée.

Dans la suite, nous allons d’abord étudier les performances structurelles de la solution
PMT. Nous nous intéresserons principalement au taux d’occupation des feuilles stockant les
données en fonction du paramètre k. Ensuite, nous mesurerons les performances de la
méthode de localisation de PMT (PMT-Lookup) et la comparons à celle de l’index PHT. Nous
terminerons par l’évaluation du protocole de recherche de sur-ensembles.

5.3.1 Impact du paramètre k

Une des principales nouveautés de PMT est l’introduction d’une fonction de répartition
qui divise successivement une ensemble de clés de données en deux parties. PMT est un index
conçu pour des applications de recherche dans lesquels la fréquence des bits 0 et 1 dans les
clés est disproportionnée. Dans de pareilles situations, un index d’arbre binaire classique se
retrouve très déséquilibré conduisant certaines feuilles à stocker plus de données que d’autres.
De plus, puisque l’index PMT prévoit des nœuds terminaux si la longueur d’un label dépasse la
longueur maximale des clés (D), un défaut d’équilibrage conduirait à plus de nœuds terminaux

1. http ://peersim.sourceforge.net/
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situés dans la partie où l’arbre va pencher et les serveurs correspondants à ses nœuds seraient
plus sollicités que les autres serveurs.

Le partitionnement successif de l’ensemble des données en utilisant le paramètre k
permet d’équilibrer l’arbre PMT et de répartir les données équitablement sur les serveurs
responsables des feuilles de PMT. Mais la di�culté réside sur la détermination du bon
paramètre k qui peut varier d’un ensemble de données à un autre.

Pour étudier l’impact du paramètre k, nous avons considéré di�érents jeux de données
du tableau 3.3 et pour chaque jeu de données, nous avons construit un dataset synthétique
contenant des �ltres de Bloom générés de manière aléatoire. Nous e�ectuons une série de test
en indexant à chaque fois 300.000 �ltres de Bloom pris aléatoire dans un même jeu de données.

Pour chaque ensemble de �ltres de Bloom indexés, nous déterminons une valeur appelée
médiane. Pour cela, on fragmente les �ltres de Bloom et on considère la valeur entière du
premier fragment de chaque �ltre de Bloom. Ensuite, nous calculons la valeur qui divise
l’ensemble des valeurs entières obtenues en deux parties égales.

Nous mesurons deux métriques étroitement liées aux choix de k à savoir le taux
d’occupation et la hauteur de l’arbre PMT. Nous dé�nissons le taux d’occupation comme le
ratio nombre de clés

B
correspondant au niveau de chargement d’un feuille.

S’agissant de la hauteur de l’arbre PMT, nous constatons sur les �gures 5.3c, 5.3d, 5.3e, 5.3f
que la hauteurminimale de l’arbre est obtenue quand la valeur de k est égale au logarithme de la
valeur médiane (log2(mediane)). En s’éloignant de cette valeur, on observe une augmentation
de la hauteur de l’arbre synonyme d’un arbre déséquilibré qui penche vers un des deux cotés.

Dans le cas des jeux de données composés d’ensembles de mots de petite taille (entre 1 et
10 mots) tel que wiki 1 (Figure 5.3a), la valeur médiane ne correspond pas à la valeur de k qui
donne la plus petite hauteur. Cette situation s’explique par le sur-dimensionnement du �ltre
de Bloom utilisé pour représenter ces ensembles. En e�et, un �ltre de Bloom de longueur 256
bits su�t amplement pour représenter un ensemble de 10 mots. Représentés avec un �ltre de
1024 construit avec 5 fonctions de hachage, les 10 mots vont mettre au plus 50 bits à 1 et le
restant des 1024 bits du �ltre de Bloom restent à 0. La fragmentation par morceaux de 8 bits
donnera au plus 50 fragments ayant un bit 1 et donc les 3/5 des 128 fragments sont nuls (i.e.
ils ont une valeur entière égale à 0). Dans ce cas plus de la moitié des fragments du corpus
sont nuls et aucune valeur ne permet pas diviser l’ensemble en deux parties. Néanmoins, la
valeur k pourra être utilisé pour avoir un arbre de hauteur minimal donc déséquilibré.

Nous poussons cette étude en calculant l’écart entre la hauteur maximale et la hauteur
minimale des feuilles de l’arbre. L’écart entre ces deux valeurs nous donne des indications sur
la structure de l’arbre obtenu.

La �gure 5.4 con�rme les conclusions avancées ci-dessus. En e�et, les valeurs de k égales
aux logarithmes des médianes donnent les plus faibles écarts et nous permet de dire qu’on a
des arbres plus équilibrés. Le constat fait avec le jeu de donnée wiki1 est aussi con�rmé car
nous voyons que la courbe correspondant à ce jeu de donnée est croissante à partir de k.
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Figure 5.3 – Hauteur de l’arbre obtenu avec di�érentes valeur de k

Le taux d’occupation est aussi une métrique dont le comportement est lié au paramètre
k. Pour s’en apercevoir, nous indexons toujours 300.000 �ltres de Bloom en �xant la limite de
stockage d’une feuille à B = 1000, et nous mesurons le ratio nombre de clés

B
sur chaque feuille

en fonction des valeurs de k 2.

Idéalement, une feuille doit contenir à sa création, la moitié des données se trouvant sur son
parent qui a atteint la limite de B données, le taux d’occupation initial d’une feuille doit alors
tourner autour de la valeur 0,5. Mais puisqu’il est di�cile d’avoir un paramètre de répartition
parfait, nous considérons qu’un taux d’occupation supérieur à 0,4 est une bonne répartition et
qu’un taux d’occupation inférieur à 0,4 crée une charge (de plus 60% des données) sur l’une des
feuilles nouvellement créées. L’allocation de plus des 60% de données à une feuille lors de sa
création et l’insertion de nouvelles données accélèrent le remplissage de la feuille et peuvent
engendrer la création des nouvelles feuilles en cascade. L’arbre se retrouve alors penché vers
le coté du nœud surchargé laissant les feuilles opposées sous occupées.

Nous voyons ce comportement avec les jeux de données dont les �ltres de Bloom sont
sur-dimensionnés et très creux. Sur les �gures 5.5a et 5.5b, on voit qu’aucune valeur de k ne

2. Pour des raisons de lisibilité des �gures, nous représentons seulement les valeurs de k signi�catives
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Figure 5.4 – Équilibrage de l’arbre PMT

permet d’avoir une bonne répartition. Par contre, dans les autres scénarios, le choix d’une
valeur de k proche de la valeur médiane donne une bonne répartition des données. Ainsi, la
majeur partie des feuilles ont un taux d’occupation supérieur à 0,4.
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Figure 5.5 – Taux de répartition des �ltres sur-dimensionnés

Avec le jeu de donnée wiki 4 par exemple, en �xant la valeur de k à 4 ou 5, on obtient plus
de 95% des nœuds ayant un taux d’occupation supérieur à 0,4 (Figures 5.6a et 5.6b). Un
comportement similaire est observé avec le jeu de données wiki 3 où 87, 3% des feuilles ont
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une charge supérieure à 400 données soit 40% de la capacité initiale B.
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Figure 5.6 – Taux de répartition des �ltres bien dimensionnés

Avec des �ltres de Bloom sous-dimensionnés, le même comportement est observé sur la
�gure 5.7 où nous voyons que la valeur de k correspondant au logarithme de la médiane est
k = 5 pour le jeu de donnée wiki5 et k = 6 pour le dataset synthétique. Nous voyons qu’avec
le jeu de données wiki 5, k = 5 permet d’avoir 97,5% des feuilles ayant un taux supérieur à 0,4
(�gure 5.7a) et k = 6 donne 100% des feuilles ayant un taux d’occupation supérieur à 0,4 (�gure
5.7b). Ce bon résultat s’explique par le fait que les �ltres sont légèrement sous-dimensionnés.

Mais le sous-dimensionnement des �ltres augmente la valeur médiane qui devient plus
grande et se rapproche de la valeur de c. Le phénomène inverse des �ltres de Bloom
sur-dimensionnés peut se reproduire quand la valeur médiane est égale à p. Cela veut dire
que les fragments pleins sont plus nombreux que les fragments creux et, dans ce cas, une
grande quantité de données sera toujours transférée vers le coté droit de l’arbre.

Dans le cas d’un jeu de données contenant des �ltres de Bloom mixtes c’est-à-dire des
�ltres de Bloom contenant entre 10 et 80 mots, la valeur k = 5 correspondant au logarithme
de la médiane donne une meilleure répartition avec des données synthétiques (�gure 5.8b), la
valeur k = 4 donne une meilleure répartition pour les données de Wikipédia avec 85% de
feuilles ayant plus de 400 données (�gure 5.8a).

L’étude de la répartition des données con�rme qu’une valeur de k proche de
log2(mediane) permet d’obtenir un meilleur équilibrage et montre l’importance du
paramètre de partitionnement k.

Pour terminer cette section, nous avançons que si nous disposons d’un échantillon des
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Figure 5.7 – Taux de répartition des �ltres sous-dimensionnés
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Figure 5.8 – Taux de répartition des �ltres de Bloom mixtes

données à indexer ou des �ltres de Bloom synthétiques représentant les caractéristiques des
données à indexer, alors on peut con�gurer PMT avec un paramètre k égale à la valeur médiane
qui répartit l’ensemble des valeurs de fragments en deux parties.

À défaut d’échantillon ou de �ltres de Bloom synthétiques, le choix de k peut s’e�ectuer
en fonction de la taille des fragments c. Si les �ltres de Bloom ne sont pas sur-dimensionnés,
toutes nos mesures montrent que la valeur de k est comprise entre p

2 −2 et p
2 +2. Nous voyons

qu’avec un jeu de données comportant des documents avec un nombre de mots variés (de 10 à
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80 mots) pris équitablement sur les 4 jeux de données wiki 2, wiki 3, wiki 4 et wiki 5, k = p/2
donne une meilleure répartition (c.f. �gures 5.8a et 5.8b).

5.3.2 Performances de la localisation de �ltres de Bloom

Dans cette section, nous comparons les algorithmes de localisation des feuilles dans les
solutions PMT et PHT. Les algorithmes de localisation permettent de trouver les labels des
feuilles responsables d’un pré�xe donné. Ainsi, les performances de ces méthodes impactent
sur le coût de maintenance de l’index. Si la localisation d’une feuille responsable du pré�xe
d’une donnée e�ectue beaucoup d’accès sur la DHT, alors le coût (en latence) de l’insertion
(et/ou suppression) de données devient plus grand et constitue un sur-coût ajouté pour rendre
le service souhaité.

La solution PHT propose une méthode de localisation binaire qui divise la longueur de la
clé en deux et commence par rechercher la moitié inférieure. Si cette recherche retourne un
nœud interne, le processus recommence avec un nouveau pré�xe égale au milieu de la moitié
supérieure. Si le pré�xe correspond à un nœud externe, la moitié supérieure de l’intervalle est
supprimée et la recherche recommence avec la moitié inférieure.

Cette méthode de localisation ne pro�te pas des cas où une recherche linéaire est plus
e�cace. Par exemple si la longueur maximale des pré�xes est très longue et que l’arbre est peu
profond, cet algorithme e�ectue plusieurs véri�cations avant de trouver un n‘ud de l’arbre.

Par contre, la solution PMT combine la recherche binaire et la recherche linéaire avec des
incréments de longueur variable. Cela lui permet de considérer seulement les bits 1 pour
atteindre la feuille recherchée tout en éliminant des données qui ne satisfont pas une requête
lors d’une superset search.

Pour comparer ces deux méthodes, nous indexons entre 100.000 et 3.000.000 de documents
et nous exécutons 1000 requêtes de localisation des feuilles chargées de stocker des documents
choisis de manière aléatoire. Nous calculons ensuite le nombre moyen d’accès DHT e�ectué
par chaque algorithme. La �gure 5.9 montre la variation de cette moyenne en fonction de la
taille du jeu de données.

Sur les �gures 5.9a et 5.9b, la variation du coût obtenu avec PHT n’est pas régulière tandis
qu’avec la solution PMT, nous voyons que le nombre d’accès moyen augmente quand le nombre
de documents indexés augmente.

De manière générale, l’algorithme PMT-lookup est plus performant et permet d’obtenir
un certain gain positif. Sur la �gure 5.9c, nous montrons la variation de la di�érence des coûts
( coût PHT - coût PMT) des deux algorithmes. Pour les données de Wikipédia, nous obtenons
un écart positif qui permet d’économiser jusqu’à deux accès DHT en moyenne.

Cependant, le gain de performance peut être réduit si la hauteur de PMT est très grande.
Sur la �gure 5.10a, représentant les mesures e�ectuées avec un arbre de hauteur 15, nous
voyons que près de 750 requêtes e�ectuent au plus de 7 accès DHT avec l’algorithme
PMT-Lookup contre 500 requêtes pour PHT-Binaire, ce qui fait une di�érence de 250 requêtes
traitées e�cacement avec PMT-Lookup. Par contre, avec un arbre de hauteur plus grande,
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Figure 5.9 – Comparaison de PMT vs PHT : coût de la localisation d’une feuille

cette di�érence est réduite, voir par exemple la �gure 5.10d où l’arbre a une hauteur de 26 où
seulement 600 requêtes e�ectuent moins de 7 accès DHT.

5.3.3 Évaluation de la recherche superset

Dans cette section, nous �xons la valeur de B à 1000 et k à 5. Nous utilisons 300.000
documents issus du jeu de données wiki 4 et nous fabriquons un jeu de données synthétiques
similaire contenant le même nombre de documents.

La résolution d’une superset search s’e�ectue en deux phases : la localisation d’une feuille
susceptible de contenir de bonnes réponses et l’accès à la DHT pour récupérer les �ltres de
Bloom satisfaisants (Algorithme 5.5). Nous mesurons donc les performances de cet algorithme
en étudiant le coût de ces deux phases.

Pour le coût de la localisation, nous prenons la latence comme étant le nombre de fois
que PMT accède à la DHT sous-jacente pour localiser toutes les feuilles à explorer. Dans nos
mesures nous considérons que PMT récupère toutes les réponses disponibles (c’est-à-dire nous
ne considérons pas de seuil pour arrêter le processus de résolution d’une superset search). Nous
testons donc le cas extrême où la superset search parcourt l’arbre PMT à partir du label minimal
contenant des réponses jusqu’au label maximal.

Les �gures 5.11a et 5.11b montrent le nombre d’accès DHT e�ectués par des superset
search de requêtes contenant entre 10 à 50 mots. Nous voyons que le nombre total d’accès
DHT e�ectués par une superset search diminue quand le nombre de mots recherché augmente.

Pour le coût de la deuxième phase, PMT utilise une méthode DHT-GET-IF qui récupère
seulement les �ltres de Bloom qui matchent la requête, nous considérons alors que la latence
de cette deuxième phase équivaut au temps nécessaire pour accéder les feuilles localisées (c.f.
�gures 5.12a et 5.12b).



5.3. ÉVALUATION DE L’INDEX PMT 87

#Accès DHT

C
um

ul
 d

es
 re

qu
êt

es

0

200

400

600

800

1000

1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17

p = 8
 B = 1000

 10 <= desc < 80 
 200 milles données wikipédia

PMT Lookup
PHT Binaire

(a) Hauteur = 15

#Accès DHT

C
um

ul
 d

es
 re

qu
êt

es

0

200

400

600

800

1000

1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17

p = 8
 B = 1000

 10 <= desc < 80 
 300 milles données wikipédia

PMT Lookup
PHT Binaire

(b) Hauteur = 17

#Accès DHT

C
um

ul
 d

es
 re

qu
êt

es

0

200

400

600

800

1000

1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17

p = 8
 B = 1000

 10 <= desc < 80 
 1M de données wikipédia

PMT Lookup
PHT Binaire

(c) Hauteur = 22

#Accès DHT

C
um

ul
 d

es
 re

qu
êt

es

0

200

400

600

800

1000

1 2 3 4 5 6 7 8 9 10 11 12 13 14 15 16 17

p = 8
 B = 1000

 10 <= desc < 80 
 2M de données wikipédia

PMT Lookup
PHT Binaire

(d) Hauteur = 26

Figure 5.10 – Courbes cumulative du coût de PMT-Lookup et PHT-Binaire

Nos mesures montrent que la localisation des feuilles consomme plus d’accès quand les
requêtes contiennent un petit nombre de mots-clés.
D’une part, ces observations s’expliquent par le fait qu’avec des requêtes creuses, les �ltres de
Bloom des requêtes sont moins précis et beaucoup de données indexées sont considérées
comme satisfaisantes.
D’autre part, la transformation des �ltres de Bloom des requêtes creuses en des clés
d’indexation donne aussi des clés creuses. Les labels minimaux correspondant à ces clés
creuses sont majoritairement proches du label minimal de PMT (c’est-à-dire le label 0000...),
ainsi, les requêtes creuses explorent presque tout l’arbre. Sur la �gure 5.12a, nous avons un
arbre de hauteur 11 contenant 444 feuilles et nous voyons que 205 requêtes de 10 mots sur
1000 requêtes testées explorent tout l’arbre PMT tandis que seulement 100 requêtes de 50
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Figure 5.11 – Performance de la recherche superset : Latence de la recherche
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Figure 5.12 – Performance de la recherche superset : Nombre de Feuilles trouvées

mots explorent plus de 100 feuilles.

Nous avons aussi comparé les performances de la résolution d’une superset search en
utilisant les deux méthodes de localisation PMT-Lookup et PMT-LookAhead (c.f. �gure 5.13).
Sans surprise, nous voyons que l’utilisation de PMT-LookAhead réduit le nombre d’accès
DHT. L’écart entre les deux algorithmes est plus grand quand les requêtes sont creuses et
s’explique par le fait qu’on explore presque tout l’arbre, et qu’un coup sur deux, la fonction
nextBranch tombe sur une feuille.
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5.4 Conclusion

Dans ce chapitre, nous avons présenté Pre�x Matching Trie (PMT) : un schéma
d’indexation et de recherche de sur-ensembles. PMT propose un support pour le traitement
e�cace des requêtes de sur-ensembles en utilisant un arbre de pré�xe. PMT exploite la
distribution des données et propose une fonction de répartition paramétrable permettant
d’indexer les données sur les feuilles d’un arbre binaire équilibré. Cette fonction o�re à PMT
la capacité de répartir e�cacement les données sur l’ensemble des feuilles, en e�et, plus de
80% des serveurs utilisent au moins 40% de leur capacité de stockage. En plus, PMT propose
une méthode de localisation e�cace des feuilles chargées du stockage d’une donnée.
Comparé à la méthode de location binaire de PHT, PMT-Lookup permet d’économiser jusqu’à
deux accès DHT. En�n, PMT propose une technique de recherche de sur-ensembles capable de
récupérer toute les réponses disponibles en e�ectuant un nombre limité d’accès à la DHT.
Nous considérons qu’avec toutes ces propriétés, PMT est une base solide pour la recherche de
sur-ensembles sur les over-DHT index.





6 | Implémentation d’un prototype
expérimentale de FreeCore

Pour valider nos propositions, nous avons développé un prototype expérimental en
utilisant l’environnement de simulation peersim. Pour cela, nous schématisons sur la Figure
6.1 le système que nous avons mis en œuvre pour simuler FreeCore.

Figure 6.1 – Architecture distribuée de FreeCore

La suite du chapitre comprend la section 6.1 qui décrit l’environnement peersim et la section
6.2 qui détaille l’implémentation d’un prototype de FreeCore.

6.1 Le simulateur peersim

Peersim est un simulateur de réseau pair-à-pair développé à l’université de Bologne et
distribué sous licence GNU/LGPL. Son code source 1 écrit en Java lui confère un caractère

1. disponible sur internet sur le site http ://peersim.sourceforge.net
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modulaire et extensible. Peersim est évolutif car il permet de simuler jusqu’à plus d’un million
de nœuds et il supporte le caractère dynamique des nœuds d’un système pair-pair.

Peersim dispose de deux modes de simulation : la simulation par cycles et la simulation
par évènements. Dans la simulation par cycles, tous les nœuds du réseau sont sélectionnés
tour à tour et chacun d’eux exécute un comportement (protocole) à chaque cycle. La
simulation par évènements tient compte de la couche transport et permet à un nœud
d’exécuter un comportement suite à l’arrivée d’un évènement (message) parmi un ensemble
de messages dé�ni. L’échange de messages entre les nœuds est e�ectué en considérant une
couche transport fournie par peersim.

A�n de réaliser une simulation avec peersim, les développeurs ont mis à notre disposition
un ensemble de composants qui nous permettent de créer un réseau pair-à-pair virtuel. Nous
avons :

— Le réseau (Network) : ce composant représente le réseau physique qui est est composé
d’un ensemble de nœuds (node). Il s’agit d’un tableau de taille �xe contenant les nœuds
du système à simuler.

— Les nœuds ou pairs : ce sont des abstractions des entités physiques du réseau. Ils sont
composés de piles de protocoles et possèdent chacun un identi�ant unique.

— Les protocoles (Protocols) : Ils permettent de dé�nir les comportements qu’un nœud doit
exécuter. Selon le type de simulation utilisé, les comportements dé�nis sur un protocole
sont exécutés tour à tour par tous les nœuds (simulation par cycles) ou bien par les nœuds
qui ont sont sollicités (simulation événementielle).

— Les contrôleurs (Controls) : ce sont des composants qui s’exécutent à des moments précis
de la simulation, ils permettent de modi�er les comportements des nœuds ou des liens
qui existent entre les nœuds.

— Les initiateurs (Initializers) : Ils sont exécutés une seule fois au début de la simulation et
permettent d’initialiser le système.

Peersim est entièrement paramétrable car tous les paramètres d’une simulation sont fournis
au système à travers un �chier de con�guration. C’est un �chier texte qui contient des variables
dé�nissant l’état du réseau, des nœuds et des contrôles. Dans ce �chier on y trouve par exemple
la taille du réseau, le temps de simulation, les moments d’exécuter les contrôles et les protocoles
à exécuter par les nœuds.

6.2 Implémentation du prototype

La �gure 6.1 schématise notre prototype expérimental construit sur l’environnement
peersim. Sur cette �gure, nous avons trois niveaux : le niveau physique, le niveau routage et
le niveau application.

Sur le niveau physique, nous avons le composant Network de peersim qui comprend un
ensemble de nœuds. L’implémentation de ce niveau est réalisé à travers un contrôleur qui est
exécuté au lancement de la simulation et qui con�gure chaque nœud du système. La
con�guration d’un nœud consiste à y installer des instances des protocoles des niveaux
routage et applicatif.
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Sur le niveau routage, nous utilisons le package Pastry 2 comme système de routage basé
sur clés (KBR). Nous implémentons par la suite un protocole fonctionnant sur le principe de
simulation évènementielle qui e�ectue le routage et l’acheminement des messages vers le
niveau application.

Sur le niveau application, nous avons construit deux modules indépendants de la
structure du niveau routage. Nous avons d’une part un module freeCoreNode sur lequel on a
implémenter toute les fonctionnalité de FreeCore et d’autre part, un module client qui
implémente les fonctionnalités d’un utilisateur de FreeCore. La section suivante explique la
mise en œuvre de l’application FreeCore.

6.3 Mise en œuvre de l’application FreeCore

Nous avons implémenté le système FreeCore en utilisant 26 classes réparties en 11
paquets (voir �gure 6.2). Les paquets sont structurés de manière à hiérarchiser les composants
de FreeCore. Ainsi, nous avons un grand paquet freecore qui contient les sous paquets
freecore.api, freecore.com, freecore.msg, freecore.BFStore et freecore.fragIndex. Nous détaillons
dans les paragraphes suivants les rôles des di�érents paquets mais au paravent, nous
expliquons brièvement le fonctionnement d’un nœud FreeCore.

(a) capture écran du code (b) Organisation en package

Figure 6.2 – Structuration de la mise en œuvre

Sur la �gure 6.3, nous présentons un diagramme de classe simpli�é du fonctionnement d’un
nœud de FreeCore. Un nœud de freeCore comprend principalement quatre composants : un

2. disponible sur internet sur http ://peersim.sourceforge.net
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composant index, un composant DataStore, un composant gestion des clients et un composant
gestionnaire des recherches. Il présente deux interfaces d’accès : une aux clients qui soumettent
des taches de publication et de recherche et une autre pour ses propres composants.

Figure 6.3 – Diagramme de classe de FreeCore
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Le paquet freecore.api

Ce paquet contient les deux interfaces d’appel de FreeCore à savoir l’interface d’appel
ascendant (upcall) et l’interface d’appel descendant (down call). Ces interfaces dé�nissent les
méthodes par lesquelles les utilisateurs passent pour accéder à FreeCore et sont implémentées
par la classe FreeCoreNode.java.

Le paquet freecore

Outre les sous paquets qu’il contient, on trouve la classe FreeCoreNode.java qui implémente
l’API de système FreeCore. Dans cette classe, nous avons trois méthodes importantes qui sont :

— La méthode search appelée par les utilisateurs de FreeCore pour réaliser une recherche
par mots-clés,

— La méthode publish appelée par les utilisateurs de FreeCore pour publier un résumé et
une URI,

— La méthode processMsg appelée par les composants Index et DataStore de FreeCore.

On note ici, qu’on a simpli�é le fonctionnement de la classe et desméthodes search et publish qui
prennent des �ltres de Bloom en entrée et non des ensembles de mots-clés. Ainsi, la génération
des �ltres de Bloom est réalisée en amont de l’application FreeCore.

Le paquet freecore.QueryHandler

Ce paquet regroupe les classes qui permettent d’implémenter la composante
QueryHandler du système. Il comprend deux autres classes ClientMgr.java et ClientJobs.java
qui facilitent la gestion des requêtes soumises par les clients et deux autres classes
QueryManager.Java et Search.java qui gèrent les recherches de sur-ensembles de �ltres
envoyées au composant index.

Le paquet freecore.msg

Dans ce paquet nous avons les classes représentant les messages destinés à FreeCore. Il
s’agit des messages de publication et de recherche par mots-clés qui sont envoyés par les
utilisateurs de FreeCore et des réponses que le composant index adresse à FreeCore.

Le paquet freecore.BFStore

Ce paquet regroupe les classes qui implémentent la composante DataStore de FreeCore. Il
contient la classe StoreNode.java et deux sous paquets. La classe StoreNode.java représente l’API
de la composante BFStore et déclenche les traitements des messages reçus par le composant. En
plus de cette classe, nous avons le sous paquet freecore.BFStore.msg qui regroupent les classes
représentant les messages destinés au composant BFStore et le sous paquet freecore.BFStore.com
contenant la classe DataStore.java qui représente la base de donnée locale du nœud.
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Le paquet freecore.fragIndex

Dans ce paquet nous avons les classes qui implémentent le composant Index de FreeCore.
Nous présentons ici l’implémentation de l’index fragIndex réalisée à l’aide de la classe
IndexNode.java et de deux sous paquets. La classe IndexNode.java représente l’API de
fragIndex et permet de déclencher les traitements des messages reçus par l’index. Dans
fragIndex, nous avons aussi le sous paquet freecore.fragIndex.msg qui contient les classes
représentant les messages destinés à fragIndex et le sous paquet freecore.fragIndex.com
contenant la classe Index.java qui représente l’index local du nœud.

6.4 Conclusion

Ce chapitre était consacré à la mise en œuvre de FreeCore. Dans la première section, nous
y avons donné l’architecture fonctionnelle qui permet de comprendre le fonctionnement de
FreeCore. La deuxième section a présenté l’architecture distribuée du protocole et a permis de
distinguer les di�érentes couches qui compose le système FreeCore. En�n, la dernière section
est consacré à l’implémentation d’un prototype de FreeCore sur l’environnement de simulation
peersim.



Conclusion et perspectives

Conclusions

Motivée par le retard de la recherche scienti�que dans les pays en voie de développement,
cette thèse propose un système de stockage, d’indexation et de noti�cation appelé FreeCore.
En e�et, pour ces pays, FreeCore permet aux chercheurs de suivre l’actualité de la recherche
au plan national et d’avoir une vision globale sur les résultats scienti�ques obtenus par les
unités de recherche locales. En conséquence, un chercheur peut retrouver à tout moment les
productions scienti�ques locales et peut aussi partager les résultats de ses recherches. La
spéci�cation de FreeCore a été l’objet de notre papier [Makpangou et al. 12] dans lequel nous
avons spéci�é les di�érents services o�ert par le système FreeCore.

Ainsi, au cœur du travail e�ectué durant cette thèse, �gure en grande partie la conception
d’un système de recherche d’informations dans un environnement caractérisé par des
centaines de milliers d’utilisateurs disposant des capacités informatiques réduites. Ces
caractéristiques expliquent le choix des systèmes distribués de type pair-à-pair (P2P) et
principalement l’utilisation des tables de hachage distribuées – Distributed Hash Table (DHT)
pour la confection de FreeCore.

De ce fait, nous avons abordé dans ce manuscrit la problématique de l’indexation et de la
recherche des résumés de documents scienti�ques et nous avons les contributions suivantes.

Dans un premier temps, nous avons proposé un système de stockage distribué des
résumés de documents en se basant sur leur contenu. Pour cela nous avons utilisé les �ltres
de Bloom pour représenter les résumés de documents et nous avons décrit une méthode
e�cace d’insertion et de récupération des documents représentés par des �ltres de Bloom
dans un index distribué sur une DHT.

Le stockage des documents avec l’aide des �ltres de Bloom présente un double avantage,
il permet de regrouper les documents similaires dans un seul endroit a�n de les retrouver plus
rapidement et en même temps, il permet de retrouver les documents en faisant des recherches
par mots-clés en utilisant un Filtre de Bloom (FB) représentant les mots recherchés. Cependant,
la résolution d’une requête par mots-clés représentée par un �ltre de Bloom constitue une
opération di�cile, il faut un mécanisme de localisation des �ltres de Bloom de la descendance
qui représentent des documents stockés dans la DHT.

C’est ainsi que nous avons proposé dans un deuxième temps, des index de �ltres de Bloom
distribués sur des DHTs. Nous en avons proposé deux que nous pouvons résumer comme suit.
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Le premier système d’index proposé durant cette thèse est intitulé fragIndex. Il
combine les principes d’indexation basée sur contenu et de listes inversées et répond à la
problématique liée à la grande quantité de données stockée au niveau des index basés sur
contenu tel que celui proposé par [Joung et al. 07]. En e�et, l’utilisation des �ltres de Bloom
de grande longueur permet à notre solution fragIndex de stocker les documents sur un
plus grand nombre de serveurs et de les indexer en utilisant moins d’espace. Nous avons
présenté cette solution dans notre article [Makpangou et al. 14] où l’on a vu qu’avec la
solution, les recherches peuvent être coûteuse en latence et en consommation de bande
passante car il faut visiter un nombre important de serveurs avant de répondre à une requête
de mots-clés. Pour cette raison, nous avons étendu cette solution a�n de réduire le coût des
recherches par mots-clés.

Le deuxième système d’index que nous avons proposé est Pre�x Matching Tree (PMT) qui
supporte e�cacement le traitement des requêtes de sur-ensembles en utilisant un arbre de
pré�xes. PMT exploite la distribution des données et propose une fonction de répartition
paramétrable permettant d’indexer les documents avec un arbre binaire équilibré. Ce qui
permet à PMT de répartir e�cacement les documents sur les serveurs d’indexation. En outre,
nous avons proposé une méthode e�cace de localisation des documents contenant un
ensemble de mots-clés donnés. Comparé aux solutions de même catégorie, PMT permet
d’e�ectuer des recherches de sur-ensembles en un moindre coût et constitue est une base
solide pour la recherche de sur-ensembles sur les over-DHT index.

Nous avons aussi proposé Summary Pre�x Tree (SPT) [Ngom and Makpangou 17], une
autre version de PMT qui conserve le caractère déséquilibré des arbres de pré�xes obtenu
avec des données dont les distributions sont mal réparties tout en permettant d’e�ectuer des
recherches de sur-ensembles e�caces.

En�n, pour valider les travaux de cette thèse, nous avons implémenté les di�érentes
solutions proposées en java et nous avons utilisé le simulateur peersim pour tester leurs
performances. Nous avons présenté un prototype expérimental de FreeCore dans le chapitre 6
qui implémente le système FreeCore en utilisant l’index fragIndex.

Perspectives

FreeCore comprend en dehors dumoteur de recherche un système de noti�cation chargé de
gérer les abonnements des utilisateurs et de noti�er à ces derniers de l’apparition des nouveaux
documents. La perspective qui suit naturellement ce travail, c’est la réalisation d’un module
pour la gestion des noti�cations. Mais nous savons déjà que sa conception doit faire face au dé�
de passage à l’échelle dans un environnement comprenant des milliers d’utilisateurs disposant
de ressources limitées (connexion intermittente et faible débit de bande passante).

Puisque le moteur de recherche de FreeCore permet de sélectionner les informations
pertinentes à partir d’une liste de mots-clés, une question essentielle est de savoir comment
coupler le gestionnaire de noti�cations avec l’index de sorte qu’un utilisateur reçoit
immédiatement les documents pertinents dès leur publication. Nous devrons aussi dé�nir la
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manière d’envoyer les informations pertinentes aux utilisateurs qui, nous l’avons dit plutôt,
sont mal connectés.

Par ailleurs, un des problèmes rencontrés avec l’utilisation des �ltres de Bloom comme
identi�ant de stockage d’un document est qu’il occupe beaucoup d’espace. Cela in�ue sur le
volume d’informations échangées pour stocker et rechercher un document. Nous avons
commencé à dé�nir un mécanisme de compression qui permettra de réduire l’espace utilisé
pour stocker un document tout en gardant les propriétés classiques des �ltres de Bloom. À la
di�érence des techniques de compression des �ltres de Bloom proposées par
[Mitzenmacher 01] et [Putze et al. 10], notre méthode de compression tient compte des
positions des bits 0 et 1 et permet de comparer deux �ltres de Bloom compressés.

En�n, dans un futur immédiat, nous envisageons de déployer un prototype du moteur de
recherche de FreeCore au Sénégal a�n de voir le comportement des di�érents protocoles
proposés.
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