
Routage efficace en énergie†

Frédéric Giroire and Dorian Mazauric and Joanna Moulierac
MASCOTTE, I3S(CNRS/UNS), INRIA, Sophia Antipolis, France

De récentes études montrent que la charge de trafic des routeurs n’a qu’une faible influence sur leur consommation
énergétique. Par conséquent, la consommation dans les réseaux est fortement liée au nombre d’équipements du réseau
activés (interfaces, chassis, etc). Dans un objectif de minimisation de l’énergie dans les réseaux, il est intéressant de
minimiser le nombre (pondéré) d’équipements utilisés lors du routage. Dans cet article, nous considérons une architec-
ture simplifiée où un lien entre deux routeurs relie deux interfaces. Quand un lien n’est pas activé, les deux interfaces
correspondantes peuvent être éteintes. Par conséquent, afin de réduire la consommation d’énergie, l’objectif est de trou-
ver un routage qui minimise le nombre de liens utilisés et satisfait toutes les demandes. Nous montrons des résultats
d’inapproximabilité de ce problème, même si l’on considère des instances particulières. Nous prouvons des bornes en
général et pour des topologies particulières telles que la grille, l’arbre ou le graphe complet. Nous proposons ensuite
une heuristique dont nous évaluons les performances à l’aide de simulations sur des topologies réelles. Nous étudions
ensuite l’impact de ces solutions efficaces en énergie sur la tolérance aux pannes et sur la longueur moyenne des routes.
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1 Introduction
Les technologies d’information et de communication (ICT) sont responsables à elles seules de 2% à 10%

(selon les estimations) de la consommation mondiale [CLM09]. Dans ce papier, nous nous intéressons à la
consommation liée aux réseaux et plus particulièrement à celle générée par le routage des demandes. Il est
estimé que les hubs, switches et routeurs consomment 6 TWh par an aux USA [NC05]. Des études récentes
mettent en exergue le fait que la charge de trafic d’un routeur a peu d’influence sur sa consommation
d’énergie [CSB+08]. Ainsi, la consommation dépend principalement du nombre d’équipements du réseau
allumés. Il s’agit alors de trouver un routage des demandes qui minimise le nombre d’équipements utilisés.

Néanmoins dans la plupart des réseaux, les routeurs ne peuvent pas être éteints. En effet, ils sont par-
fois source et/ou destination des demandes ; ils sont également parfois indispensables en cas de panne
dans le réseau. Pour ces raisons, nous considérons une architecture simplifiée dans laquelle une connexion
entre deux routeurs est représentée par un lien reliant deux interfaces. Il est possible alors d’économiser
de l’énergie en éteignant les deux interfaces qui sont aux deux extrémités d’un lien. Ainsi, nous pouvons
modéliser le réseau par un graphe et l’objectif est alors de trouver un sous-graphe minimum en nombre
d’arêtes permettant de router les demandes.
Travaux existants. Dans [CSB+08], les auteurs proposent un programme linéaire pour ce problème. Ils
analysent expérimentalement et par simulations la quantité d’énergie qui peut être sauvée pour certains
réseaux. Dans [PVC+09], les auteurs étudient l’impact de la technologie sur l’efficacité en énergie du rou-
tage. Dans [GS03], différentes techniques sont proposées pour économiser de l’énergie comme par exemple
adapter le débit en fonction du trafic. Dans [CNR10], les auteurs proposent une modulation de la configu-
ration radio dans les réseaux sans-fil à large bande pour réduire la consommation.

2 Modélisation
Le réseau est modélisé par un graphe pondéré G = (V,E) avec ce représentant la capacité de l’arête e∈ E.

L’ensemble des demandes est D = {Dst > 0;(s, t) ∈V ×V,s 6= t} avec Dst le volume de trafic de s à t. Une
demande Dst doit être routée via un chemin élémentaire de s à t. Un routage valide des demandes est un
ensemble de chemins dans G pour chacune des demandes Dst ∈ D tel que pour chaque arête e ∈ E, le

†ANR DIMAGREEN. La version complète de notre travail se trouve dans le rapport de recherche [GMMO10]
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(a) Ds1t1 = 10, Ds2t2 = 5→ |E∗|= 7. (b) Solutions pour le graphe complet pour λ1 = 2, λ = 4, λ = 6 et λtree = 8.

FIG. 1: (a) Solution optimale pour une instance du MINIMUM EDGES ROUTING PROBLEM et (b) évolution de la
solution optimale pour le graphe complet à 5 sommets avec un trafic all-to-all en fonction de λ.

volume total de trafic passant par e n’excède pas la capacité ce. Un problème de décision classique est de
déterminer si un tel routage existe ou non. Formellement :
Définition 1. Etant donnés un graphe pondéré G = (V,E) et un ensemble de demandes D, le ROUTING
PROBLEM consiste à décider si il existe un routage valide des demandes de D dans G.

Le problème que nous étudions a la contrainte supplémentaire de trouver un routage minimisant le
nombre d’arêtes utilisées. Formellement :
Définition 2. Etant donnés un graphe pondéré G = (V,E) et un ensemble de demandes D, le MINIMUM
EDGES ROUTING PROBLEM consiste à trouver un ensemble de cardinalité minimum E∗ ⊆ E tel que il
existe un routage valide des demandes D dans G∗ = (V,E∗).

Le MINIMUM EDGES ROUTING PROBLEM peut être modélisé comme un problème de flots entier à
plusieurs commodités.

Figure 1(a). Dans cet exemple, il y a deux demandes Ds1t1 = 10 et Ds2t2 = 5. La solution E∗ pour le
MINIMUM EDGES ROUTING PROBLEM est composée de |E∗|= 7 arêtes. Cet exemple très simple montre
que le routage par plus courts chemins ne donnent pas (nécessairement) une solution optimale. De plus, le
nombre d’arêtes de la solution donnée par les plus courts chemins peut être arbitrairement éloigné de E∗.
Enfin, remarquons que si par exemple Ds1t1 = 12, alors le routage par les plus courts chemins est optimal.

3 Résultats

3.1 Inapproximabilité

Le problème de décision ROUTING PROBLEM est NP-complet même lorsqu’il y a seulement deux de-
mandes [EIS75]. Le problème de minimisation MINIMUM EDGES ROUTING PROBLEM est NP-difficile [GP90].
Nous montrons que le MINIMUM EDGES ROUTING PROBLEM n’est pas dans APX. En effet si E∗ est une
solution optimale alors ∀k≥ 1, il n’existe pas d’algorithme polynomial garantissant |E ′|/|E∗| ≤ k où E ′ est
la solution donnée par l’algorithme d’approximation (à moins que P=NP). Les théorèmes 1 et 2 montrent
cela même pour des instances très particulières.
Théorème 1. Le problème n’est pas dans APX même si il n’y a que deux demandes.
Théorème 2. Le problème n’est pas dans APX même si toutes les arêtes ont une capacité constante c.

3.2 Heuristique

Nous proposons dans cette section une heuristique pour le MINIMUM EDGES ROUTING PROBLEM.
LESS LOADED EDGE HEURISTIC commence par trouver un routage valide dans G = (V,E) en utilisant une
heuristique routant les demandes de maniète gloutonne par des plus courts chemins. La métrique utilisée
est c(e)/r(e) où r(e) désigne la capacité résiduelle. Initialement r(e) = c(e),∀e ∈ E. L’idée est ensuite de
supprimer l’arête e ∈ E dont le ratio c(e)/r(e) est le plus petit possible (dans un certain sens l’arête qui
est la moins chargée). Nous recalculons un routage valide et procédons de la même façon pour diminuer
le nombre d’arêtes. Si aucun routage valide n’est trouvé nous réinsérons l’arête supprimée et continuons
le processus de suppression des arêtes. Notons qu’une arête ne peut pas être supprimée deux fois. Nous
obtenons finalement un ensemble d’arêtes E ′ et un routage valide dans G′ = (V,E ′).
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Facteur de surdimensionnement OF Arbre

|V | |E| 1 2 3 4 OF Gain
Atlanta 15 22 0% 32% 36% 36% 2.66 36%
New York 16 49 2.0% 59% 63% 67% 5.2 69%
Nobel Germany 17 26 0% 35% 39% 39% 2.75 39%
France 25 45 0% 42% 44% 47% 3.13 47%
Norway 27 51 12% 43% 47% 47% 4.71 49%
Nobel EU 28 41 12% 32% 34% 34% 2.76 34%
Cost266 37 57 3.5% 32% 35% 37% 3.68 37%
Giul39 39 86 0% 45% 50% 52% 8.25 56%
Pioro40 40 89 0% 53% 54% 55% 5.12 56%
Zib54 54 80 0% 30% 33% 33% 4.71 34%

(a) Interfaces économisées (en %).

Simulations Valeurs obtenues avec les bornes
λ1 λtree

λ1 λtree Coupe Borne ∆ Borne
38 101 3 38 4 88
15 78 12 11 11 56
44 121 4 36 5 104
67 210 7 45 10 132
75 354 6 61 6 220
131 362 3 131 5 264
175 644 4 171 4 540
85 702 11 70 8 340
153 784 7 115 5 512
294 1385 6 243 10 576
(b) Evaluation de la charge donnée par les bornes.

TAB. 1: (a) Interfaces économisées (en %) selon la valeur du facteur de surdimensionnement OF et (b) Evaluation de
λ1 et λtree. Ces deux valeurs sont comparées avec les bornes théoriques de la section 3.3.

3.3 Bornes théoriques
Nous prouvons des formules closes et des bornes pour ce ratio pour des topologies générales. Nous

prouvons également des formules plus fines pour des topologies particulières (arbres, graphes complets,
grilles). Nous présentons ici une petite partie de nos résultats.

Nous supposons dans cette section et dans le reste de l’article que, étant donné un graphe pondéré G =
(V,E) représentant un réseau, chaque arête e ∈ E a une capacité constante ce = c. De plus les demandes
sont de type “all-to-all” avec ∀(s, t) ∈V ×V,Dst = κ. Nous posons λ = c/κ.

Nous cherchons notamment à calculer λ1 et λtree. λ1 est la plus petite valeur de λ telle que il existe un
routage valide dans G (cela revient à trouver la plus petite capacité c correspondante). λtree est la plus petite
valeur de λ telle que il existe un arbre dans G qui permette de router toutes les demandes.
Figure 1(b). Pour le graphe complet à 5 sommets, λ1 = 2 car chaque demande est routée via un plus court
chemin (de taille 1 ici). En prenant un arbre formant une étoile, nous obtenons λtree = 8. Si nous avions pris
un chemin par exemple, nous aurions obtenu λ = 12. Nous pouvons décrire la figure d’une autre manière :
les 4 graphes représentent 4 solutions pour 4 valeurs de λ.
Borne sur λ1. Etant donné S⊂V , nous notons S̄ = V \S. Sous les hypothèses mentionnées précédemment
et en utilisant un argument de coupe, nous donnons une borne sur λ1 : c|ESS̄| ≥ 2κ|S||S̄| où |ESS̄| représente
le nombre d’arêtes entre l’ensemble S et S̄. En effet il y a une demande de volume κ entre tous les sommets
de S et tous les sommets de S̄, et ces demandes doivent nécessairement utilisées les arêtes de |ESS̄|. En
trouvant le sous-ensemble S maximisant (2|S||S̄|)/|ESS̄|, nous obtenons une borne inférieure sur λ1. Nous
verrons dans la section 3.4 que cette borne est très pertinente dans les réseaux réels.
Borne sur λtree. Soit ∆ le degré maximum dans G. Nous obtenons que λtree ≥ 2

⌈
|V |−1

∆

⌉(
|V |−

⌈
|V |−1

∆

⌉)
.

3.4 Simulations
Nous présentons dans cette section les résultats de simulations de notre heuristique. Pour cela nous utili-

sons dix réseaux classiques extraits de la librairie SNDLib (http://sndlib.zib.de). Nous regardons
combien d’interfaces peuvent être éteintes selon la valeur de λ. Etant donnée une valeur λ, le facteur de sur-
dimensionnement OF (“overprovisioning factor”) correspondant est défini par le rapport λ/λ1.
Tableau 1 (a). Nous donnons le pourcentage d’interfaces économisées pour différentes valeurs de OF . Nous
remarquons que pour certaines topologies, des interfaces peuvent être économisées même pour OF = 1
(12% pour Norway et Nobel EU). Lorsque λ double (OF = 2, représentant par exemple un trafic de nuit
deux fois moins important), nous observons qu’environ un tiers des arêtes peuvent être économisées (et
même 53% pour le réseau Pioro40). En augmentant encore OF , nous remarquons que le gain marginal
devient faible. Les deux dernières colonnes mettent en exergue λtree et le pourcentage d’arêtes économisées.
Tableau 1 (b). Nous représentons la valeur λ1 correspondant à OF = 1. Comme décrit dans la section 3.3, λ1
dépend fortement de la coupe minmum du graphe. Nous calculons cette coupe minimum en utilisant un pro-
gramme linéaire, puis nous en déduisons une borne inférieure pour λ1. Nous remarquons que cette dernière
est trés proche (parfois identique) de la valeur obtenue par les simulations (même si cette dernière n’est
pas toujours optimale). De façon analogue, nous obtenons par simulations la valeur λtree. Nous présentons
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également le degré maximum ∆ de chaque graphe ainsi que la borne induite par celle-ci sur λtree. Nous
remarquons ici des différences relativement importantes par rapport aux valeurs obtenues par simulations.

3.5 Impact des solutions proposées
Impact sur la longueur des routes. Nous remarquons que les routages obtenus ont un impact limité sur
l’augmentation de la longueur des routes. Pour Zib54, l’accroissement est de 11% pour le cas extrême où
le routage se fait avec un arbre (34% d’économie). En général, l’augmentation pour ce cas extrême varie de
11% à 50% avec une moyenne de 27%. Concernant le réseau le plus impacté Giul39 avec un accroissement
de 50% de la longueur des routes, l’économie est de 56%. Nous observons qu’une économie d’interfaces
de 45% est atteinte pour OF = 2 avec une augmentation de la longueur des routes de seulement 18%.
Impact sur la tolérance aux pannes. Nous mesurons l’impact sur la tolérance aux pannes en calculant le
nombre moyen de chemins disjoints entre deux sommets. Ce nombre varie de 1.82 à 4.90 pour les réseaux
complets. En routant les demandes via un arbre, ce nombre est 1 par définition (une seule route existe entre
n’importe quelle paire de sommets). Cette valeur est presque atteinte avec OF = 3. Nous observons enfin
que cette diminution est rapide car pour les dix réseaux, cette valeur est inférieure à 1.41 pour OF = 2.

4 Perspectives
D’un point de vue théorique, nous tentons actuellement de savoir si le problème de déterminer la va-

leur λtree est dans APX ou non. Autrement dit, nous pouvons facilement montrer (en utilisant des preuves
analogues à celles des théorèmes 1 et 2) que déterminer λtree est NP-complet mais peut-on obtenir une
approximation de cette valeur à une constante multiplicative près ?

D’un point de vue pratique, nous sommes en train d’expérimenter nos solutions sur une plateforme
d’expérimentation composée d’une vingtaine de machines. Nous étudierons également ce problème en uti-
lisant une architecture de réseau un peu plus complexe. Nous réfléchissons de plus à l’auto-adaptabilité de
notre solution (déploiement, passage d’un routage à un autre, modification des protocoles de routage).
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