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Capitolul 1

INTRODUCERE

1.1 Introducere

In prezent pe tot globul pamantesc sunt raspandite retelele de comunicatii
de date. Intrucat ele reprezinta o resursa costisitoare atit in ceea ce priveste
crearea lor cit i exploatarea lor, este deosebit de importanti optimizarea
performantelor lor, pentru obtinerea de beneficii maxime la un pret minim.

Atunci cand foarte multe pachete sunt prezente intr-o subretea, sau o parte
a unei subretele, performantele se degradeazi, deoarece apare congestia.
Congestia poate fi definita ca o diminuare a performantelor retelei la incarcare
mare [GAP, J2, JK, KES]. Simptomele sale sunt prezentate in fig. 1.1. Cand
numéarul de pachete emise in subretea de calculatoarele gazda nu depiseste
capacitatea de transport, ele sunt livrate in totalitate la destinatie, mai putin cele
afectate de erori de transmisie. Numarul pachetelor livrate este proportional cu
numarul de pachete emise. Atunci cind traficul creste prea mult, nodurile/ruterele
incep sd nu mai faci fatd §i si piardd pachete. Situatia se degradeaza progresiv,
astfel ca la un trafic foarte intens nici un pachet nu mai este livrat §i se ajunge la
blocarea retelei, forma extrema a congestiondni [DBPS, NMH, NM].

Ideald

detransport 2 .bret P Dorita

Congestionata

Pachete

livrate

Pachete transmise
Fig. 1.2 Congestia apare cind traficul este prea intens;
performantele se degradeaza

Majoritatea retelelor se comporta bine la incdrcare mica, dar pe masura ce
incarcarea cu trafic creste, apare congestia. Deoarece congestia poate cauza
pierderi de date si intArzieri mari in transmiterea datelor, devine extrem de
important controlul pentru evitarea congestiei.

Congestia poate fi produsid de mai multi factori: memorie insuficienta in
rutere, procesoare lente in rutere, linii neperformante, sau o incompatibilitate intre
parti ale sistemului. Datoritd mecanismelor de retransmisie, prevazute pentru a
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asigura transferul pachetelor prin subretea pani la destinatie, congestia se
autoalimenteaza si se raspandeste[Tane, AK, CG, Sch, J1, MG]. Se iau in
consecintd masuri pentru evitarea congestiei care implica, printre altele o dirijare
eficienta si controlul fluxului in retea. Aceste masuri constituie subiectul lucrarii
de fatd. Domeniul este extrem de vast si in consecinta nici o abordare nu poate fi
exhaustiva [J2, KES, JK, DS, GAP].

Primele retele mari de comunicatii au fost retelele telefonice. Cum acestea
transporta trafic de un singur tip $i cu un comportament bine cunoscut, e posibila
evitarea congestiei prin rezervarea de resurse suficiente in momentul stabilirii
fiecarui apel [NM, THN, SYS, STA]. Limitand numarul total de utilizatori, se pot
asigura suficiente resurse fiecarui apel acceptat, pentru asigurarea performantei
dorite si astfel se poate evita congestia.

Ca la orice sistem cu rezervare insa, poate aparea o slabd utilizare a
resurselor, dacad acestea sunt alocate unui apel care nu le utilizeaza si astfel nu
sunt disponibile pentru alte apeluri. Dinjarea folositd in retele telefonice este o
dirijare de tip ierarhic [Tane, TH, THN, SMV].

Primele retele de comunicatii de date, au fost retelele de tip “memoreazi si
retransmite”, SF (Store and Forward), fara rezervare de resurse, folosirea
resurselor fiind facutd prin multiplexare statisticd. Deoarece aparitia congestiei in
aceste retele era fireasca, nu erau constante nici numarul utilizatorilor nici sarcina
oferitd de acestia. Avantajul obtinut prin multiplexarea statistica a resurselor
retelel a fost compensat de posibilitatea aparitiei congestiei. Au fost propuse in
consecintd diverse scheme pentru evitarea acesteia [STEV, BM, FF]. De
asemenea au fost folositi o serie de algoritmi de dirijare, algoritmi bazati pe
vectorul distantd [CCS, ERN, EST, ZDESZ, WVTP, HMNI1, HMN2, VB, STEE,
BFG, BP] si apoi algoritmi bazati pe starea legatunii.

in ultimii ani a aparut Internet-ul, ca o reuniune de subretele locale,
regionale $1 continentale. Aparitia sa a fost posibild datoritd fuziunii dintre
domeniul telecomunicatiilor si cel al calculatoarelor. Dimensiunile acestei
interretele depasesc orice prognoza. Numarul mare de utilizatori, cu diferite tipuri
s1 volume de trafic, precum si controlul complet distribuit al retelei a resuscitat
interesul cu privire la controlul congestiei. Dezvoltarea Internet-ului a dus la
necesitatea adaptarii si a algoritmilor de dirijare atat la dimensiunile acestuia cét
si la politicile domeniilor tranzitate [GLA, DMB, KKMMR, KLO, LK, MS,
ORS, VHNM, GLAM, GKT].

in plus, introducerea fibrelor optice pe liniile de trunchi a dus la cresterea
latimii de banda cu 4 ordine de marime(600 Mbps/56Kbps). in retelele WAN de
mare vitezd produsul intirziere-banda al unui singur circuit e de ordinul a 30
Mb(600 Mbps x 50 ms timp de propagare peste Europa sau SUA). La o valoare
atat de mare, o singurd sursd poate genera o sarcind care sa depaseasca
capacitatea tampoanelor de memorie din nodurile de comutare; acest lucru duce
la pierderi de pachete si intdrzieri cap la cap excesive, pentru toate
calculatoarele(hosturile) atasate retelei. Astfel si in retelele de mare viteza
controlul congestiei e deosebit de important.

2
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1.2 Tipuri de retele

in retelele de transmisiuni de date, datele sunt transmise de la o sursd la o
destinatie, trecand prin nodurile de comutare, noduri de tip memoreazi si
retransmite. Sursele de date pot fi utilizatori umani, transferand pe durata sesiunii
la distanta, fie fisiere, fie caractere. Din punct de vedere al retelei, insa, toate
nivelurile superioare OSI, 5, 6 sau 7 constituie surse de date. La destinatie, un
proces pereche cu cel al sursei, receptioneaza datele si de obicei confirma fiecare
pachet primit. Nodurile de comutare, sau comutatoarele dirijeaza §i planifica
pachetele pe liniile de iesire, introducind datele in tampoanele de memorie de
iesire, daca rata sosirilor depaseste rata serviciului. Un flux simplu de pachete
dintre o sursa si o destinatie e denumit conversatie.

Primul tip de retea considerat, denumit retea fara rezervare, e un model
abstract pentru retele ca Internet-ul. in astfel de retele, nodurile intermediare pot
rezerva tampoane de memorie (ceea ce nu afecteaza multiplexarea statisticd a
latimii de banda), dar nu pot face rezervari de latime de bandi(ceea ce ar afecta
multiplexarea statistica a latimii de banda). In acest tip de retele se presupune ca
hosturile sunt atagate direct la comutatoare noduri/rutere, care la randul lor sunt
conectate la alte comutatoare sau la hosturi. Un comutator poate fi un modul
software rezident in host, sau un modul hardware separat.

Celalalt tip de retele este cel al retelelor orientate pe rezervare. In acestea,
comutatoarele rezerva [DBPS, MG, PAX, FJ3, GF, GLAM, KVCP] atat latimea
de banda cét si tampoanele de memorie pentru circuitele virtuale(CV), ca de
exemplu in Datakit. Presupunem ca aceste retele transporta doua tipuri de trafic:

- trafic orientat pe performantd, respectiv trafic sincron sau de timp
real(voce §i imagini in migcare) care de obicei are cerinte asupra intarzierii de
timp-real, latimea de banda;

- trafic de date, denumit si [TMNL, VB] trafic de efort maxim(best-effort
traffic) care nu are asemenea cerinte. Deoarece pentru traficul de efort maxim nu
e necesard rezervarea latimii de banda, la retelele orientate pe rezervare
componenta de efort maxim poate fi modelata ca la retelele fara rezervare. Astfel,
schemele proiectate pentru retelele fara rezervare, pot fi transferate, cu
modificarile necesare, retelelor orientate pe rezervare sau orientate pe
conexiuni/rezervare.

E de asteptat ca majoritatea viitoarelor retele sa fie orientate pe rezervare.
Exista insd suficiente argumente si pentru studiul congestiei in retelele fara
rezervare. Primul motiv este ca retelele fard rezervare utilizeaza mai eficient
banda disponibila, decit cele orientate pe rezervare, datoritd multiplexarii
statistice [GV, LEM]. Astfel, furnizorii de retele care doresc sd optimizeze costul
vor continua sa produca retele fara rezervare. Apoi, tehnicile dezvoltate pentru
controlul congestiei pot fi aplicate pentru controlul traficului de efort maxim in
retelele orientate pe rezervare. Si, in final, retelele fara rezervare sunt in prezent
cele mai raspandite si ele vor continua sa existe in viitor, atdt din cauza inertiei
cét si a dorintei de a mentine o tehnologie cunoscuta si deja verificata.

-
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1.3 Congestia

Actualele definitii ale congestiei sunt legate de diferitele aspecte ale
comportarii retelei in sarcind mare. Deoarece congestia apare la incarcari mari ale
retelei,

Consideram o retea fara rezervare, unde din anumite motive, pe termen
scurt rata sosirii pachetelor la un ruter oarecare, depaseste rata serviciului. Rata
serviciului e determinata atat de timpul de procesare per pachet cat si de latimea
de banda a liniei de iegire. Astfel strangularea (botlleneck) poate fi cauzata fie de
procesorul comutatorului fie de linia de iesire. in acest caz, pachetele sunt
memorate §i vor suferi intrzieri. Intrzierile suplimentare pot s duc la expirarea
timpului (time-out) sursei, care va initia retransmisii, ceea ce evident va conduce
la cresterea incdrcarii pe portiunea strangulata [FF, FJ2, GBCHP, COV, KALV].
Aceastd reactie va conduce rapid la deteriorarea situatiei, deoarece retransmisiile
vor domina, diminudndu-se astfel traficul util si eficienta (througput) [HLG, KO,
KKK, KR, LID]. In plus, daci comutatoarele au prevazut controlul fluxului (ca in
ARPANET, TYMNET, DATAPAC, etc.), ele nu vor permite accesul noilor
pachete, astfel ca acestea vor fi memorate/intarziate in comutatorul anterior.
Acest lucru duce la raspandirea congestionarii si in final la oprirea traficului, deci
la blocare [LMJ, NI, MCS].

La aparitia congestiei creste intirzierea pachetelor de date in cozile de
asteptare, pot aparea pierderi de pachete si traficul e dominat de retransmisii,
astfel ca scade rata datelor efective. Definitia standard a congestionarii este: o
retea este congestionata daca, datoritd suprasarcinii, apare conditia X, unde X
este fie intarzierea excesiva in cozile de asteptare, fie pierderea de pachete, fie
scaderea traficului util [BG, STA, TAN, KL, KKK, KES].

Aceasta definitie nu e satisficatoare. intarzierile si pierderile sunt indici de
performantd ale caror modificari pot semnala §i alte fenomene. Cu exceptia
cazului banal (al retelelor deterministe, la care e bine definita curba sarcina-
intarziere si deci si momentul aparitiei congestiei e bine definit), definitia nu
specifica momentul exact in care o retea poate fi considerata congestionata. O
retea cu o intdrziere medie in cozi, de (1-10) on timpul de serviciu in fiecare
comutator, sigur nu e congestionata, dar nu e clar dacd o retea cu intarzierea
medie in cozi de 1000 ori timpul de serviciu e sau nu congestionati. in plus o
retea care poate pirea congestionatd unui utilizator, ar putea parea
necongestionatd pentru alt utilizator. Daca in retea, rata de pierderi a celulelor e
de 1-500, si primul utilizator acceptd o rata de pierderi de 1-1000, iar al doilea
doar de 1-100, doar al doilea va reclama ca reteaua e congestionata. Dar reteaua
poate fi consideratd necongestionata doar daca toti utilizatorii sunt de acord cu
asta.

Congestia retelei depinde evident de perspectiva utilizatorului: utilizatorii
nepretentiosi  pot accepta scaderi ale performantei retelei care pot parea
inacceptabile utilizatorilor pretentiogi. Deci problema este ce utilitate ofera
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reteaua utilizatorilor i cum descreste aceasta utilitate cu cresterea incarcarii
reteleil.

in concluzie o retea e considerata congestionata din punct de vedere a unui
utilizator, daca utilitatea sa descreste, datorita cresterii incarcarii retelei. Reteaua
poate fi congestionata din punctul de vedere al unui utilizator, $i necongestionata
din punctul de vedere al altui utilizator. Ea este strict necongestionatd daca nici
un utilizator nu constata vreo congestie. Utilitatea pentru un utilizator poate
descreste si din alte cauze decat supraincarcarea, dar utilizatorul nu poate face
diferenta. Este insd necesar si se determine cauza si luate masuri pentru evitarea
si/sau reducerea ei.

Conform acestei definitii, controlului congestiei 1ii revin sarcini
suplimentare. O retea care controleazd congestia e responsabild de utilitatea
retelei pentru fiecare utilizator si trebuie si fie capabildi  s3-si gestioneze
resursele astfel incat sa nu scada utilitatea o data cu cresterea congestiei. Reteaua
trebuie astfel sa fie capabila si faca diferenta intre conversatii, i si aloce
prioritati diferite conversatiilor, in functie de calitatea serviciului QOS (quality of
service) pretinsa de utilizator.

1.4 Metode de control a congestiei

Controlul congestiei este definit ca un set de mecanisme care previne sau
reduce scaderea performantelor retelei §i anume a utilitdtii pentru utilizator,
datorata cresterii incarcarii retelei. Acest control ar trebui realizat pentru fiecare
utilizator al retelei. Dacd reteaua nu poate preveni pierderea utilitatii pentru
utilizator, atunci ar trebui sa incerce macar sa reduca la minim posibil pierderea,
si sa facd acest lucru in mod corect, sau impartial adicd la fel pentru toti
utilizatorii. In retelele fara rezervare, unde congestionarea e inevitabila, trebuie
detectat care utilitate se pierde si luate masuri atat pentru evitarea raspandirii
congestionarii, cat i pentru ca pierderea utilitatii sa fie egal distribuitd
utilizatorilor afectati. Cum in retelele moderne pentru transmisii de date de tip
ATM, s-a adoptat tehnica multiplexarii statistice, € necesar sa fie prevazut un
control al traficului, atat pentru evitarea congestionarii in fiecare nod cét §i pentru
obtinerea QOS cerut de fiecare conexiune.

Multe dintre problemele care apar in retelele de comunicatii de date, care
sunt sisteme complexe, pot fi privite din punct de vedere al teoriei controlului.
Aceasta abordare conduce la impartirea tuturor solutiilor, inclusiv a celor pentru
controlul congestiei, in doua categorii:

- controlul in bucla deschisa [Tane, AD], sau preventiv sau proactiv [Kes],
care pot actiona fie asupra sursei fie asupra destinatiei, respectiv,

- controlul in bucla inchisa sau reactiv cu reactie implicita sau explicita.
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1.4.1 Controlul congestiei in bucli deschisa

Solutiile in bucla deschisa incearca sa rezolve problema printr-o proiectare
atentd, in esenta sa se asigure ca problema nu apare. Dupa ce sistemul e pornit si
functioneaza, nu se mai fac nici un fel de corectii. Instrumentele pentru realizarea
controlului in bucla deschisa realizeaza planificarea deciziilor in diferite puncte
din retea: cand sa se accepte trafic nou, cand sa se distruga pachete si care si fie
acestea, etc. Deciziile se iau fara sa se tind cont de starea curenta a refelei.

In cazul controlului in bucla deschisd se rezerva resursele necesare
asigurani solicitarilor utilizatorului, exprimate in momentul conectarii. Aceste
resurse vor fi mereu disponibile utilizatorului. Controlul preventiv al congestiei
este deci un control orientat pe rezervare. Resursele rezervate sunt disponibile pe
toatd durata conversatiei acceptate, fiind astfel garantata utilitatea solicitata. Dar
acest avantaj este platit cu pretul limitarii numarului de utilizatori care pot lucra
cu reteaua la un moment dat ca si in cazul multiplexarii cu divizarea timpului
TDM (Time Division Multiplexing) ceea ce poate duce la o utilizare slaba a
retelet [BG, STA, TANE].

Pentru prevenirea congestiei se folosesc o serie de politici, la diferite
mveluri [TAN, BG, STA, LP, THP, TA]. Astfel la nivelul legiturii de date,
congestia e influentata de politicile de retransmisie, de memorare a pachetelor in
afara secventei, de confirmare i de control a fluxului. Politica de retransmisie
stabileste timpul de expirare a copiilor de siguranta. Daca acest timp e prea mic,
time-out-ul se produce rapid §i daca vor fi retransmise ultimele n pachete in
asteptare, acest lucru va produce o mai mare incarcare cu trafic, decat in cazul
alegerii unui timp mai mare $i a retransmiterii selective. Legata de aceasta este si
politica de memorare: daca receptorul distruge pachetele in afara secventel,
acestea vor trebui retransmise ulterior, ducand la cresterea traficului. Politica de
confirmare influenteaza si ea congestia. Daca fiecare pachet e confirmat separat
creste traficul, iar daca confirmarile sunt preluate de traficul de raspuns se pot
produce expirdri de timp si retransmisii frecvente [AST, BFMMVZ, BG, DS]. La
nivelul retea, congestia e influentata de utilizarea circuitelor virtuale respectiv a
datagramelor. deoarece cele doua abordari implica algoritmi diferiti. Plasarea in
cozi de asteptare a pachetelor si politicile de servire specifica modul de realizare
al cozilor de asteptare pentru liniile de intrare $i cele de iesire, precum §i
disciplinele de servire. Asociatd cu acestea este politica de renuntare la anumite
pachete atunct cand nu mai exista memorie disponibila.

Tot in cadrul nivelului retea, algoritmul de dirijare poate ajuta la atenuarea
si evitarea congestiei. Dacd o linie este deja congestionata, algoritmul de dirijare
poate determina dirijarea unei parti din trafic pe linii mai putin incarcate, chiar
daca ruta este suboptimala, [TNH. TANE]. in plus, ¢ important i timpul de viata
alocat pachetelor. Daca acesta e prea mic, pachetele vor fi distruse inainte de a
ajunge la destinatie. ceea ce va duce la retransmisii. Daca timpul ¢ prea mare,
pachetele pierdute vor incurca prea mult activitatea.
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La nivelul transport se pun aceleasi probleme ca la nivelul legitura de date,
dar se impune observatia cd ¢ mai dificil de determinat intervalul de expirare a
timpului, deoarece timpul de tranzit prin subretea e mai greu de estimat decat cel
intre doua rutere. Un timp prea mic va conduce cum s-a vizut, la retransmisii
suplimentare, deci la cresterea congestiei, iar un timp prea mare va duce la
scaderea congestiel dar si la cresterea timpului de raspuns in cazul pachetelor
pierdute.

in retelele ATM (Asynchronous Transfer Mode) o metoda de reducere a
congestiei, folositd in bucla deschisa este formarea traficului (traffic shaping).
Necesitatea ei a aparut datorita traficului in rafala (bursty traffic), [KA, KL], si
prevede impunerea unei rate previzibile cu care si fie transmise pachetele.
Formarea traficului se ocupa de uniformizarea ratei de transmisie, spre deosebire
de protocoalele cu fereastra glisanta care limiteaza volumul de date in tranzit la
un moment dat. Formarea traficului este eficientd atunci cdnd emititorul,
receptorul §i subreteaua sunt de acord, i este deosebit de importanta pentru
datele de timp real. Stabilirea formei traficului §i apoi urmdrirea respectirii ei
(traffic policing) e mai usor de facut in subretelele cu circuite virtuale decit in
cele bazate pe datagrame.

1.4.2. Controlul congestiei in bucli inchisa

Datorita constrangerilor de timp real, in retelele de mare viteza, e preferat
controlul preventiv [DM, GK, J1]. Solutiile in bucla inchisa, prin contrast cu cele
in bucld deschisa, se bazeaza pe conceptul de reactie inversa (feedback-loop).

Controlul congestiei se realizeaza in trei etape:

- supravegherea retelei pentru detectarea locului §i momentului de aparitie
a congestiel,

- trimiterea informatiilor despre starea congestiei in locurile unde se pot lua
decizii §i executa actiuni,

- executarea de actiuni pentru reducerea congestiei.

La supravegherea retelei se pot urman diferiti parametri: procentul de
pachete distruse din lipsd temporard de memorie, lungimea medie a cozilor de
asteptare, numarul de pachete retransmise din cauza expirani timpului de
confirmare, intarzierea medie pe pachet, deviatia standard a intarzierii medii, etc.
Valorile mari a acestora indica cresterea congestiei.

Informatiile despre starea congestiei pot fi transmise surselor/
calculatoarelor gazda de catre ruterele care o detecteazd, sau pot fi cerute de
surse. In ambele cazuri apare o incarcare suplimentara a retelei, deja
congestionata. De aceea s-a propus i marcarea unui bit/cdmp din fiecare pachet
de date, existente oricum in retea, atunci cand congestia depaseste un prag.

Pentru reducerea congestiei, prima masura care se incearca este cresterea
capacitatii de transport a retelei: latimea de banda poate fi crescutd temporar sau
permanent prin folosirea unor linii suplimentare, despicarea traficului sau
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cresterea puterii de transmisie(in cazul retelelor pe canal radio). in cazul unor
congestii grave se pot folosi si ruterele de rezerva, folosite doar pentru copii de
sigurantd. Cand nu mai e posibild cresterea capacitatii, singura masura care mai
poate fi luata este reducerea incarcani, prin diferite masuri: refuzarea sau
degradarea serviciilor pentru unii sau toti utilizatorii §i planificarea cererilor
utilizatorilor.

Controlul reactiv se poate aplica in cazul retelelor fara rezervare. Utilizatorilor li
se permite sa transmita date, fara rezervarea resurselor, dar exista posibilitatea ca
in cazul incércarii mari a retelei, ei sa primeasca un grad scizut de utilitate din
partea retelei. Reteaua trebuie si ofere utilizatorilor cai de detectare a
schimbarilor de stare a retelei si sa asigure un mecanism de adaptare a fluxului
utilizatorilor la aceste schimbari. Cum de obicei reteaua nu garanteaza
utilizatorilor sdi furnizarea unui anumit nivel de utilitate, resursele sale pot fi
multiplexate statistic STDM (Statistical TDM), [BMM] cu avantajul posibilitatii
cresterii. numarului de utilizatori activi simultan. Ramane insia, evident,
posibilitatea ca traficul in rafale sa supraincarce reteaua, ceea ce va duce la
aparitia congestiei.

1.4.3 Scheme hibride

in cazul schemelor hibride se combina cele doud abordari. Astfel, reteaua
poate sd ofere statistic garantii: de exemplu unui utilizator i se poate garanta o
intarziere cap la cap mai mica de 10 secunde, cu o probabilitate de 0.9 [KES,
JDSZ] Garantarea statistici permite administratorului de retea sa utilizeze la
maxim resursele, dar fara sa ofere performanta maxima.

Alta schema hibrida este cea a retelelor care accepta utilizatori cu serviciu
garantat GS, (Guaranteed Service), si utilizatori de efort maxim BE-(Best Effort).
Pentru primii se garanteaza calitatea serviciului §i are loc rezervarea de resurse.
Celorlalti nu li se garanteaza calitatea si pot folosi doar acele resurse neutilizate la
primii utilizatori.

In sfarsit, serverul poate aloca, fiecarui utilizator, un minim de resurse,
garantind implicit o utilitate minimd. Pe masura incarcarii retelei utilizatorii
concureaza pentru accesarea la resursele nerezervate aflate intr-un stoc comun
[DIM, DK, LAN, BT, DOK, FJ3] Poate fi folosita multiplexarea statistica a
acestora, fara pierderea completa a utilitatii.

1.5. Clepsjdra sau perioadele de control a congestiei

Controlul congestiei trebuie realizat in perioadele de suprasarcina a retelei.

De exemplu, in retelele telefonice, ca si in cele de date de altfel, suprasarcina

poate apare in anumite ore de varf ale zilei, sau in anumite saptamani ale anului.

In retelele de date poate apare, datorita traficului in rafale, suprasarcina pe durata
8

BUPT



catorva milisecunde, desi pe durata unei ore, traficul e cu mult mai mic decét cel
nominal. Trebuie deci efectuat in primul caz un control la o scara de timp a
orelor, ceea ce se realizeaza practic, prin controlul admisiei. In al doilea caz, daca
conversatia ¢ sensibild la intarziere, controlul, realizat acum la o altd scara de
timp, a milisecundelor, se face printr-o planificare, stabilind cine lucreaza in
intervalul respectiv, pentru a satisface cerinta cu privire la intirziere.

Scara de timp la care trebuie controlatd congestia este perioada de timp in
care utilizatorul sesizeazi schimbari ale starii retelei.

Controlul trebuie realizat simultan, la diferite scale de timp, iar procesele
trebuie sd coopereze intre ele: planificarea fara controlul admisiei nu poate
asigura garantarea intarzierii.

- Luna: in decursul unei luni sau a mai multora, poate aparea suprasarcina
in retea, ca de exemplu datorita cresterii numarului de abonati, etc. Efectul este
supraincarcarea liniilor de trunchi. Reactia tipica la suprasarcina de durata este
suplimentarea latimii de banda disponibila. Astfel vechile linii de 9600 bps vor fi
inlocuite progresiv de linii de 64 kbps, 10 Mbps, 100 Mbps ( FDDI ) s.am.d. La
aceasta scard, controlul congestiei consta in planificarea capacitatii [DJM, FF,
GF, JDSZ, LSY]. Se construieste o matrice de trafic, reprezentdnd volumul de
trafic intre toate punctele. Apoi se optimizeaza utilitatea oferita de retea, utilizind
tehnici de programare liniara, pentru a obtine o alocare optima a capacitatii de-a
lungul fiecarei cai. Este insa dificil de determinat matricea de trafic, iar
dimensiunile sale pot fi foarte mari. In plus, nu exista nici o garantie ca incarcarea
cu trafic intr-o perioada ulterioard va fi la fel. Totusi aceasta metodd este mai
bund decat o abordare la intdmplare, fiind i in prezent folosita pentru retele
telefonice;

- Ziva: masurdrile de trafic indici un comportament ciclic al retelei, cu
perioada de o zi1 [FF, SCH, SYS]. Reteaua e foarte incarcata intre orele 8 —17
respectiv e slab incarcatd, sau deloc, in timpul noptii. Schemele de control a
congestiei trebuie sa incerce sia uniformizeze incircarea retelei pe parcursul
intregii zile. Acest lucru se realizeaza prin metodele de taxare diferite:
suprataxare a lucrului in orele de varf i tarife mai scazute noaptea. Aceastd
solutie duce la nivelarea traficului, dar raman o serie de probleme de tratat, ca de
exemplu: comportarea irationald a unor utilizatori, traficul in rafale a altora(cu
valori de varf si medii extrem de diferite), timpul relativ lung consumat pentru
licitarea unei resurse §i de aici problema atingerii echilibrului sistemului la
conectarea unor noi utilizatori, etc. Problema taxarii fiind insa de mare interes
pentru autoritatea administrativd, se fac in continuare studii in aceastd directie
[GF, GaP].

- Sesiune: in retelele orientate pe conexiune sesiunea e intervalul de timp
intre stabilirea si deconectarea apelului. La scara sesiunii controlul congestiei se
face prin controlul admisiei. Dacd admiterea unei conversatii ar degrada calitatea
serviciului, atunci aceasta nu e admisa, ceea ce determina implicit utilizatorii sa-si
declare corect solicitarile, fara supraestimari. Bazele teoretice pentru controlul
admisiei sunt date de teoria jocurilor si anume de proiectarea mecanismelor
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[KKK, KES, SVI]. Se presupun insa cunoscute informatiile despre structura
sistemului, ca de exemplu functia utilitatii fiecarui utilizator. Dinamica sistemului
este insa ignoratd. Pentru controlul congestiei poate fi folosit in acest caz si
alegerea rutet in momentul stabilirii sesiunii. Daca algoritmul de dirjjare culege
informatii despre starea legaturilor de pe ruta, el poate dirija noile circuite de-a
lungul cailor mai putin incarcate [DB, NM, BG, Tane]. Integrarea dirijarii
adaptive cu controlul fluxului este o problemd complexa, iar dinamica
interactiunii dintre ele nu este prea bine cunoscuta. [MS] Au fost propuse modele
simplificate pentru aceasta problema. [BBFG, BFM, MVZ, BP, CO, DMB, EST,
KLO, FI1].

- Timpul de transfer dus-intors (Round-Trip-Time): RTT este intervalul de
timp scurs intre momentul transmisiei unui pachet si momentul receptionarii
confirmdrii §i reprezintd constanta de timp utilizatad in controlul cu reactie al
fluxului. RTT este timpul minim necesar sursei pentru a determina efectul ratei de
transmisie in retea. Schemele de control a congestiei care verifica starea retelei,
apeleaza la aceasta scara de timp. Au fost propuse o serie de metode de control a
fluxului, cu diferite ferestre de transmisie.

Bazele teoretice pentru aceasta abordare sunt date de teoria cozilor de
asteptare si teoria controlului. Teoria cozilor de asteptare a fost larg studiata [DO,
AK, KL, SCH] in ipotezele: sosiri Poisson de la toate sursele, distributia
exponentiald a timpului de serviciu la toate serverele si independenta tipurilor de
trafic. Aceste ipoteze sunt prea putin indeplinite in retelele reale [PF, LiH,
LTWW, LT, WTSW], astfel ca rezultatele obtinute prin abordarea stohastica a
cozilor de asteptare nu sunt pe deplin satisfacitoare. Abordarea are insd unele
avantaje, astfel ca este utilizata.

Teoria controlului a fost de asemenea pe larg studiati in literaturd [PAB,
RW, SSD, J1, J2], dar fie au fost studii informative, fara o demonstratie formala,
fie s-au facut presupuneri restrictive asupra comportarii traficului, ratelor de
serviciu, etc. [KES].

Presupunand ca fiecare pachet e confirmat, atunci in fiecare RTT pot fi
receptionate mai multe confirmari. Daca informatia despre starea retelei e extrasa
din fiecare confirmare, atunci schema de control a congestiei poate reactiona la
schimbari mai rapid decét o data la un interval RTT.

Mai putin de RTT daca se ia in considerare un interval de timp mai mic
decat RTT, la aceasta scard controlul congestiei este identic cu planificarea
datelor de la cozile de iesire ale comutatoarelor. Scopul politicii de planificare
este de a decide care unitate de date va fi transmisa la un moment dat pe legatura.
Aceastd alegere determind, pentru fiecare conversatie, latimea de banda,
intarzierea si jitterul [MSB] astfel ca disciplina de planificare € o componenta
criticd in controlul congestiei. Exemple de discipline de planificare care nu-si
modifica alocdrile in functie de starea retelei sunt: schema de ceas virtual (Virtual
Clock), schemele Delay-EDD, Stop and Go, etc. (vezi capitolul 4).

Latimea de banda a liniei este o resursa, deci serverul care implementeaza
disciplina de planificare este un manager de resurse care aloca latimea de banda,
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intarzieri §i intarzieri de jitter, fiecarei conversatii. Astfel, pentru conversatie, e
foarte important sa se transmita datele asa incat sd obtinid maxim de utilitate de la
server. Dar, avand in vedere ca toate conversatiile au acest scop i ca un castig
pentru una poate reprezenta o pierdere pentru alta, ele trebuie tratate in forma
jocurilor necooperante. Astfel fiecare conversatie trebuie sa-si aleagi o strategie,
rata de transmisie in cazul nostru, incit si maximizeze utilitatea. Dar, pentru
teoria jocurilor, [DM, Ste] formularea teoretici a problemei pretinde atit ca
utilitatea sd fie definita pentru fiecare utilizator, cat si alte informatii si
presupuneri, la fel ca in abordarea economicd, ceea ce o face prea dificil de
folosit.

1.6 Managementul congestiei in retele de mare vitezi

Interesul pentru controlul congestiei a crescut odatd cu aparitia liniilor si
retelelor de mare viteza, cu rate de transfer de ordinul gigabitilor pe secunda
(Gps). Acestea coexista cu vechile retele de viteza mica cu care trebuie sa
coopereze inca destul timp. Diferenta dintre vitezele de transfer si de lucru ale
acestora creeaza conditii de aparitie a congestiei. Congestia apare atunci cand
rata, sau suma ratelor, de intrare intr-un nod/ruter este mai mare decat
capacitatea disponibila a liniei. Cauza sa este eterogeneitatea retelelor care
compun Internet-ul.

Managementul congestiei cuprinde atit mecanismele de evitare a aparitiei
congestiei, cat si controlul congestiei, adicd mecanismele de refacere dupa
congestie. Despre cauzele aparitiei congestiei si posibilitatile de evitare a aparitiei
sale a aparut o literatura de specialitate extrem de bogata [JK, J1, J2, GOV, BC].
Multa vreme s-a crezut ca acestea sunt fie liniile lente, fie memoria insuficienta
fie procesoarele lente, separat sau in combinatie. In prezent insa au devenit
accesibile liniile si procesoarele de mare viteza, iar pretul memoriilor a scazut
suficient astfel incit ele nu mai sunt o componenta prohibitiva. Problema
congestiei nu s-a rezolvat automat, asa cum se credea, ci a devenit §i mai acuta.

Despre actualele retele s-au facut o serie de ipoteze, care au determinat o
serie de actiuni, prezentate in cele ce urmeaza:

1) S-a considerat ca in retelele de mare viteza traficul va fi in principal trafic
video, sau asemanitor cu acesta, adici stationar si predictibil. In consecinta
serviciul de datagrama ar trebui inlocuit cu cel de rezervare a resurselor.

11) Volumul mare de date existente pe canalele de mare viteza implicd
renuntarea la controlul cu reactie si apelarea la controlul in bucld deschisa.

ii1) Controlul prin ferestre trebuie inlocuit cu controlul ratei.

iv) Deoarece schemele de control a sursei implicad informarea sursei despre
aparitia congestiei §i sunt prea lente, trebuie deci inlocuite prin scheme de
control in rutere.

v) Schema ideala de control a congestiei in retele de mare viteza este cea de
contrapresiune (backpressure), deoarece ea produce o atenuare imediatd a
acesteia.
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vi) Este suficienta o singura scheméa de management a congestiei.
Aceste ipoteze si concluzii sunt insa adevarate doar In anumite conditii §i
false in alte conditii.

1.6.1 Legiturile si traficul in retelele de mare viteza

Proiectarea si alegerea unui algoritm depinde in principal de tipul de
trafic, care la randul sau depinde de aplicatia in cauza.

Prima problema asupra céreia trebuie luata o decizie este modul de
folosire a liniilor de mare viteza:

i) ca o coloand vertebrala (retele backbone) pentru inter-conectarea
retelelor mici, generatoare de trafic sau,

ii ) in interiorul subretelor mici. Apoi, interconectarea acestor retele
mici ar urma sa fie realizata cu linii lente - traficul spre exterior fiind mult
mai redus ,fata de cel din interiorul subretelei.

Actualmente in retelele locale e folosita o tehnologie de mare viteza ,
LAN-urile fiind interconectate prin retele lente de intindere mare, WAN-uri.
Aceasta modalitate de interconectare va conduce evident la congestii severe.

Trasand o paraleld intre traficul rutier si cel din retelele de comunicatii,
apare ca fondata si cealaltd solutie, in care traficul de vitezd micd de la
subretele (orasele generatoare de trafic) si fie dirijat pe liniile de mare viteza
(soselele interurbane) spre destinatie, adica o alta subretea (oras). Apare ca
justificatd solutia interconectarii LAN-urilor prin retele backbone de mare
viteza.

Liniile de mare viteza sunt insa o resursd mult mai costisitoare decét cele de
mica viteza, astfel incat e necesar ca ele sa fie partajate intre un numdar mare de
noduri , din subretelele de viteza mica. Cresterea gradului de partajare a liniilor
de viteza mare are o serie de implicatii. Prima implicatie este faptul ca debitul
surselor individuale nu poate fi de ordinul gigabitilor pe secunda, desi puntile,
ruterele, portile sau celelalte resurse partajate trebuie sd fie capabile sa
manevreze traficul de asemenea viteze. Apoi, ca un rezultat al partajarii retelei
de cdtre o mare varietate de aplicatii, este faptul ca reteaua va trebui sa satisfaca
o multime de criterii de performanti. Unele aplicatii, de voce sau video, sunt
sensibile la intarziere dar insensibile la pierderi, altele, ca transferul de fisiere,
sunt insensibile la intarzieri dar sensibile la pierderi, respectiv aplicatiile ca
grafica interactiva sau calculul interactiv sunt sensibile atat la intarzieri cat si la
pierderi. Fiecare dintre aceste aplicatii trebuie tratata diferit, iar incercarile de
tratare impartiald a acestora in suprasarcina vor trebui sa tina cont de cerintele
specifice ale fiecdrei surse. Traficul pe liniile de mare viteza va fi un amestec de
date, voce, video, sau trafic multimedia.

Proiectarea si implementarea tehnicilor de management a congestiei
trebuie sa tina cont de caracteristicile tuturor aplicatiilor.
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1.6.2 Controlul fluxului prin ferestre si prin rati

Controlul fluxului prin ferestre e folosit in majoritatea arhitecturilor de
retele de calculatoare , TCP/IP, DNA,OSI sau SNA [Spi, Tane, NN, SCH, SPT].
Alocarea resurselor bazati pe rata este folositd obisnuit in retelele de
telecomunicatii, unde fiecare conexiune are asignata o banda anumita. In ultimul
timp au fost propuse §i pentru retele de calculatoare o serie de protocoale pentru
controlul fluxului bazate pe rata: la acestea, nodul destinatie specifica rata
maxima la care sursa poate transmite pachetele (numarul de pachete intr-un timp
dat).

Inlocuirea controlului prin ferestre, cu controlul bazat pe rata, s-ar justifica
prin faptul cad in curdnd, strangularea traficului nu va mai fi cauzati de lipsa de
memorie. Strangularea va fi insa produsid de procesoare, linii, sau dispozitivele
de memorare, care sunt limitate ca rata, in sensul ca ele nu pot accepta sosirea
pachetelor sau a bitilor la o rata depasind capacitatea lor. Memoriile realizau
strangularea deoarece nu puteau accepta un numar mai mare de pachete/biti
decat capacitatea lor, dar nu conta viteza de sosire a acestora. Controlul prin
ferestre trebuia sa evite strangularea, adica depasirea capacitatii memoriei. Alta
problema a controlului prin ferestre o constituie transmiterea inlantuitd a tuturor
pachetelor din fereastra (back to back), ceea ce conduce la rafale de trafic. Un alt
argument in favoarea controlului prin rata este ca o parte din ce in ce mai mare a
traficului de mare viteza este orientat pe curente/fluxuri (voce sau video) care
cere o garantare a ratei, mai degrabia decdt o contorizare a pachetelor, spre
deosebire de traficul de date care pretinde respectiva contorizare.

Despre controlul prin rata exista insa si unele pareri gresite. In primul rand
se neglijeaza faptul ca rata A rezulta din raportul a doud marimi, (n /T) adica
numarul de pachete transmise intr-un interval de timp. Combinarea acestor
marimi nu se poate face arbitrar. Astfel un procesor, capabil sa prelucreze un
pachet la fiecare milisecunda, nu va putea face acest lucru daca pachetele sosesc
in rafala , 5 pachete la fiecare 5 milisecunde. De aceea, toate schemele bazate pe
rata, inclusiv “galeata gauritd” si variantele sale [Tane, LLD, AST, BZ, DK],
pretind specificarea dimensiunii rafalei si a intervalului dintre rafale. Modelele
analitice ignora insa cei doi parametrii si lucreaza doar cu unul singur, A.

in plus, nu e clar pentru toti ca deoarece controlul bazat pe rata este un
control nod la nod (hop by hop), toate sistemele din cale, punti sau rutere, trebuie
sa fie constiente care sunt parametrii referitori la rata si trebuie sd—i aplice. Acest
control nu poate fi aplicat doar printr-un mecanism cap la cap. Fara fortarea nod
la nod, céteva rafale ar putea fi combinate intr-o singura rafala de catre sistemele
intermediare. Ca exemplu, o punte care nu e congstientd de parametrii referitori la
ratd, poate schimba un flux in care apare cate un pachet la fiecare milisecunda,
intr-un flux cu rafale de 5 pachete la 5 milisecunde. Destinatia nu va putea sa
proceseze sau s accepte fluxul alterat astfel.

-~
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Deci, controlul bazat pe rata necesita o abordare orientata pe conexiune,
deoarece parametrii » $i T trebuie cunoscuti §i acceptati de toate sistemele din
cale. Implementarea controlului bazat pe rata in retele fara conexiune e dificila.
Pe de alta parte, controlul cu ferestre poate fi aplicat cap la cap, nod la nod, sau
in ambele versiuni [LT, MKT, LX]. In versiunea cap la cap, sistemele
intermediare nu trebuie informate despre dimensiunea ferestrei stabilita de
destinatie [KR, JDSZ, KalV].

Dupa cum rezulta din cele prezentate, controlul admisiei la intrarea in
retea bazat pe rata nu este suficient singur. Controlul ratei trebuie fortat in fiecare
nod al retelei. Majoritatea discutiilor despre controlul bazat pe rata, ca de
exemplu géleata gaurita si variantele sale, s-au limitat la controlul admisiei.
Acest lucru poate fi valabil doar in retele cu un numar mic de noduri, dar in
retelele  cu numar mare de noduri controlului admisiei trebuie suplimentat cu
mecanisme implementate in noduri. Recent, Golestani [SV, J1] a propus o
schemd cu oprire §i pornire, de tip “stop-and-go”, pentru urmarirea serviciului,
care permite fortarea ratei si in nodurile intermediare.

in al treilea rand, cu un control dinamic bazat pe rata, existd posibilitatea
unei cresteri importante a lungimii cozilor de pachete atunci cand rata totala de
intrare se apropie de capacitatea maxima [BC, ABB, ARZ, BM GBCHP].
Controlul bazat pe rata conduce la 1intarzieri totale mai mari , incluzidnd atat
intarzierea in coada sursei cat si in cele din retea. Rata de pierderi este mai mare
decidt la controlul prin ferestre, la incarcari depasind 60% din capacitate.
Cresterea lungimii cozilor depinde de controlul intrzierii §i de reactie, lungimea
putdnd ajunge la citeva mii de pachete. Acest lucru se poate intdmpla cénd
reactia e pierduta sau intdrziata. Chiar daca exista memorie suficientd, memorarea
unui numdr excesiv de pachete duce la intarzieri inacceptabil de mari. La
controlul prin ferestre intrarile in retea se opresc automat cand dimensiunea
ferestrei e atinsa din cauza cresterii intarzierii reactiei. Cu alte cuvinte schemele
cu ferestre lucreaza inerent in bucla inchisa, iar cele bazate pe rata lucreaza in
bucla deschisa.

Mentinerea cozilor in anumite limite rezonabile implici transformarea
controlului bazat pe ratd intr-un control in bucld inchisi. O cale ar fi
suplimentarea controlului prin ratd cu o fereastra de dimensiuni mari, care devine
operativi doar cand lungimea cozilor creste, din cauza unei combinatii
inacceptabile a diferitelor tipuri de trafic. In acest caz, sursele, constatand ca s-a
ajuns la limita superioara a ferestrei vor opri intrarea traficului in retea, pana cand
o noua confirmare de la destinatie va redeschide fereastra. Dimensiunea uzuala a
ferestrei este acum de 1 pana la 32 de pachete, dar daca mecanismul ferestrei se
utilizeaza impreuna cu controlul prin rata, dimensiunea ferestrei va trebui crescuta
cu una sau doua ordine de marime. [KES, BC]. in tabelul 1.1 sunt prezentate
sintetic cele doua mecanisme de control, prin rata si prin fereastra.
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Tabelul 1.1 Controlul prin fereastra si prin rata

Tip de control Cu fereastrd Bazat pe rati
Control Fereastra(W) Numar de pachete (n)
sl
Interval de timp (7)
Rata efectiva Fereastra / Intarziere nT
dus-intors
Necesar daca strangularea Memorie Procesoare, legaturi sau
e produsa de: alte dispozitive
Lungimea maxima a cozii Limita sumei Nelimitata
ferestrelor
Rafale Rezuita trafic in Nu sunt rafale la sursa
rafale
Intinderea controlului Cap la cap, nod la Nod la nod
nod, sau ambele
Nivelul retea Fara conexiune sau Orientat pe conexiune
orientat pe conexiune

1.6.3 Controlul cu reactie si controlul in bucla deschisa

in retelele actuale de mare viteza (Gps) si la dimensiunea de pachete
folosita, intarzierea de propagare (timpul necesar primului bit al pachetului sa
traverseze reteaua e considerabil mai mare decdt timpul de transmisie a
pachetului (timpul dintre primul §i ultimul bit al pachetului). Pe masura cresterii
vitezei liniilor, numarul de biti aflati pe canal (pipe), creste, si deci creste si
numarul de pachete: astfel, pe o legatura pe fibra de 5.000 km, la un debit de 1
Gps, pot exista 25 Mb de date. La o dimensiune medie de 512 octeti pe pachet,
aproximativ 6.000 de pachete se vor afla pe canal (dimensiunea actuala uzuala a
pachetelor este insa de 128-256 octeti).

Multe din vechile scheme de control a congestiei sunt scheme in bucla
inchisa, in sensul ca resursele congestionate transmit semnale de reactie surselor
de trafic, care isi ajusteaza in acest caz volumul traficului. S-a argumentat ca
aceste scheme sunt insd prea lente, deoarece panad ce sursa primeste reactia si
reactioneaza. se pot pierde mii de pachete. Acest fapt a dus la aparitia cétorva
abordan in bucla deschisa, care sd nu necesite reactie, cum sunt: controlul in
rutere. rezervarile apriori, sau contrapresiunea, ale caror proprietati vor fi
prezentate in cele ce urmeaza.

1.6.4 Controlul la sursa si controlul in rutere

Reteaua de comunicatii e formata din rutere, intelegénd prin aceasta punti,
multiplexoare, rutere sau porti, si sursele de date, adica toate sistemele terminale
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atasate retelei, interconectate prin diverse linii sau medii. Conceptia trecuta
despre schemele de control a congestiei prevedea ca ruterele sa transmitd semnale
de reactie surselor, care sa poata astfel initia masuri de remediere a congestiei.
Acesta este controlul la sursa, folosit prin pornirea lenta de la TCP/IP, la debit,
etc. [DS]. Exista o serie de argumente impotriva acestor scheme. Primul este
intarzierea mare dintre momentul sesizarii congestiei §i momentul in care se iau
masuri de remediere. Daca durata sesiunii e redusa, reactia poate ajunge dupa
incheierea acesteia. In al doilea rand, sursele pot si coopereze sau nu, la primirea
reactiei. Ca exemplu, e posibil ca o sursd si-si reducd intervalul dintre
retransmisii, chiar in conditiile unor pierderi mari prin retea, obtinand o rata mare
de succes. lar in al treilea rand, anumite reactii implica generarea unor pachete
suplimentare in retea.

Controlul la rutere nu sufera de aceste probleme, deoarece ruterele isi
distribuie resursele independent de surse. Shenker a demonstrat [DKS] ca acest
tip de control este necesar pentru impartialitate deoarece controlul la sursa desi
este eficient nu este intotdeauna impartial. Politica de distrugere aleatoare a
pachetelor [BC], servirea impartiala (fair queuing) [KKK], si contrapresiunea
fac parte din controlul la rutere.

Controlul la sursa a fost aplicat cu succes atat in retelele private, unde atat
sursele cat §i reteaua apartin aceleiasi organizatii, dar in retelele publice de date,
unde doar ruterele apartin companiilor de telecomunicatii §i sursele nu pot fi
controlate, el trebuie suplimentat cu controlul in rutere. Controlul la sursa
foloseste in general protocolul de nivel retea pentru transmiterea reactiei §i
protocolul de nivel transport pentru raspandirea reactiei pe toate caile. De aceea,
controlul in rutere este bun pentru realizarea impartialitatii la supraincarcare de
scurta durata, iar controlul la sursa e necesar pentru supraincarcarea de durata.

Citeva din propunerile recente [BC, STEV, FF] au adus argumente in
favoarea distrugerii pachetelor, ca o solutie de dorit pentru controlul congestiei in
suprasarcind, la viteza mare. Pentru unele aplicatii, voce/video, pierderea unor
pachete este acceptabild. Pentru majoritatea aplicatiilor de date insa, fiecare
pachet este important. Aici, fiecare pierdere de pachete trebuie recuperata printr-
o retransmisie, atdt a pachetului respectiv cét si a altora, operatie costisitoare la
orice vitezd s-ar lucra. In retelele de mare vitezi numarul de pachete de
retransmis este mai mare, datoritd dimensiunilor crescute ale canalului. De aceea
inainte de a se ajunge la distrugerea pachetelor, e necesar sa fie aplicate metode
de evitare a congestiei.

Indisciplina surselor din retelele publice poate fi depasita, plasand
controlul in punctul de acces in retea (DCE-uri). Ruterele din interiorul retelei pot
sd transmita reactia ruterelor din punctele de acces, care vor putea sa accepte sau
sa respinga traficul de intrare de la diferitele surse, folosind o schema de alocare
impartiala.

In concluzie, controlul in rutere e necesar pentru impartialitate si lucrul in
suparsarcina de scurta durata, iar controlul la sursa e necesar pentru suprasarcina
de lunga durata. Daca scopul este viteza de procesare, ruterele trebuie facute cat
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mai simple, iar daca scopul este rezolvarea indisciplinei surselor, atunci trebuie
folosit controlul in rutere, in detrimentul vitezei retelei (vezi tabelul 3.2).

Tabelul 3.2 Comparatie intre controlul la sursi si in rutere

Tipul controlului In rutere La sursd
Exemple Distrugere aleatoare Ferestre dinamice
Tratare impartiala a Pornire lenta
cozilor DEC bit
Presiune inapoi
Intarziere Nu are Intarzierea reactiei
Antetele necesare Nu are Biti sau mesaje de
reactiel reactie
Antete in Rutere La surse
Necesar daca Nu exista control asupra | Supraincarcari de durata
surselor
Impartialitate Realizabila Nu e garantata

1.6.5 Contrapresiunea

Contrapresiunea a fost considerata in unele rapoarte ca principalul, sau
chiar unicul, mecanism de tratare a congestiei [J1, Tane, BG, STA]. Aceasta este
o forma de control on/off a fluxului de tip nod la nod. Ruterele congestionate
transmit un semnal de oprire a transmisiei (X-Off ) ruterelor sau surselor
invecinate si nu mai accepta pachete pani ce lungimea cozilor lor nu scade.
Cand sarcina a scazut ele transmit un semnal “X-On” si fluxul de pachete
reincepe.

Contrapresiunea e un mecanism de nivel legatura de date, ceea ce il face sa
aiba o bucla de reactie mult mai redusa decit mecanismul de nivel transport. De
aceea actioneazi foarte bine daca durata suprasarcinii este mica. Pe acest interval
se folosesc resursele ruterelor vecine pentru a suporta suprasarcina.
Contrapresinea are acelagi efect ca si cresterea numdrului de tampoane de
memorie. Dar daca supraincarcarea se prelungeste contrapresiunea poate sa
opreascd toata reteaua, din cauza opririi traficului de intrare in retea.

Pentru suprasarcini de lunga durata, contrapresiunea este mai eficientd in
retelele mici decét in retelele mari, deoarece in cele mici, sursele fiind mai
aproape de rutere primesc mai rapid semnalele de incetinire. Aceasta constatare
trebuie avutd in vedere la simulari, unde rezultatele obtinute pentru retele mici nu
pot fi extrapolate la retele mari.

Contrapresiunea nu este impartiala, in sensul ca traficul care nu traverseaza
resursele congestionate este defavorabil influentat, datorita raspandirii
congestionarii. Partajarea liniilor de catre un numar mare de surse duce la
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nivelarea traficului [AST, CC, DK, KA], ceea ce face ca suprasarcina de scurtd
durata sa fie putin probabila in retele de mare viteza.

In concluzie, contrapresiunea poate fi utilizati doar pentru suprasarcini de
duratd mica dupa care ea trebuie sa inceteze. Pentru suprasarcini de durati mare,
contrapresiunea trebuie insotita de un control la nivelul retea sau transport.

1.6.6 Modul de lucru cu rezervare si modul de lucru
fara rezervare

Rezervarea inseamna cad sursa trebuie si rezerve resursele in etapa de
stabilire a conexiunii. Rezervarea este necesard in cazul traficului stationar, cum
este traficul de voce sau video [CT, DK, ZDESZ, HL]. Rezervarea este necesara
si in cazul traficului de date. Cum acesta are o duratd foarte micd, daca s-ar
folosi reactia, cel mai probabil este ca, atunci cind reactia ajunge la sursa,
aceasta si-a incetat deja transmisia. De fapt acesta nu este altceva decét efectul
raportului dintre durata transmisiei pachetului/mesajului fata de durata de
propagare: la rate de Gbps, transmiterea unui facsimil poate dura céteva
milisecunde, in timp ce reactiei i trebuie cateva zeci de milisecunde sd parcurgi
reteaua. Garantarea calitatii serviciilor, ca latimea de banda sau intarzierea, e
dificil de realizat fara rezervare. Rezervarea faciliteaza administrarea resurselor,
deoarece se cunosc in avans nu numai resursele ci si cererile. In absenta
rezervarii, administrarea este dinamica si dificila.

Principalul dezavantaj al rezervarii este risipa resurselor care, odata
rezervate de citre un utilizator nu mai pot fi folosite de altul, nici daca primul nu
le foloseste.

Rezervarea reprezinta o solutie foarte buna pentru traficul stationar, dar
dezavantajoasa pentru traficul in rafale [GF, GP, HL]. Sistemele distribuite au
nevoie de o comunicare extrem de rapida intre procesoare, sau intre procesoare si
dispozitivele de memorie, ceea ce se traduce printr-o ratd de transfer de ordinul
Gbps pe distante de doar cativa km. Desi distantele vor creste, traficul va rimane
tot in rafale, deci rezervarea nu e recomandabila.

Alt dezavantaj al rezervarii il constituie antetele implicate, care nu se
justificd pentru sesiunile de durata mica.

In concluzie, rezervarea nu este recomandabild pentru medii dinamice, cu
trafic in rafale, ci doar pentru traficul stationar, de lunga duratad. Alegerea intre
solutia cu rezervare sau fara nu depinde de viteza retelei (vezi tabelul 3.3). Pentru
retelele viitoare e de asteptat ca traficul sa fie de ambele tipuri, ceea ce conduce
la consecinta logicd a necesitatii adoptarii §i prezentei ambelor tipuri de
administrare a resurselor, atat cu cat si fara rezervare. De altfel au aparut deja o
serie de solutii hibride, ca de exemplu rezervarea resurselor, de catre primul
pachet dintr-o secventd, anularea rezervarii avand loc la sfarsitul secventei
[GAP, JSD, KL, KMR, KWC]. Pentru a evita pierderea primului pachet din
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secventa, din cauza resurselor ocupate, rezervarea se poate face si printr-un
pachet special.
Tabelul 3.3 Comparatie intre modul de lucru
cu rezervare si fira rezervare

Mod de lucru Cu rezervare Fard rezervare
Garantii despre Latimea de banda Latimea de banda sau
sl /sau intarzierea | intdrzierea sunt variabile
Administrarea resurselor Facila Dificila
Resursele neutilizate Sunt pierdute Pot fi folosite de
celelalte surse
Aplicabil la Trafic stationar Trafic in rafale (date)
(voce / video)
Stabilirea conexiunii E necesara Nu este necesara
(recomandabila pentru | (recomandabila pentru
sesiuni lungi) sesiuniscurte)
Stare Dinamica redusi Dinamicd mare

1.6.7 Alegerea schemei de control a congestiei

In final intrebarea care se pune este asupra criteriului de alegere a
schemei de control a congestiei. Din cele expuse rezultd cé alegerea depinde, de
fapt, de durata suprasarcinii. Cu cat durata congestiei creste, cu atat nivelul la

care trebuie exercitat controlul e mai ridicat (vezi figura 1.2).

| Durata congestiei I Mecanismul de control a congestiei

Mare Proiectarea retelei si planificarea capacitatii
Controlul admisiei conexiunii

Dirijarea dinamica

Compresia dinamica

Reactia cap la cap

Reactia nod la nod

Redusa Asigurarea unei memorii suficiente

Fig. 1.2 Abordiri recente ale controlului congestiei in retele ATM

Daca congestia e permanentd, atunci trebuie instalate linii suplimentare de
mare vitezd. Cand congestia se manifesta pe intervale apropriate de durata unei
sesiuni, cel mai potrivit control este cel de nivel sesiune, ca de exemplu semnalul

de ocupat.

Daca durata congestiei este de citeva ori mai mare decdt intarzierea de
propagare dus-intors, atunci e necesard o schema de control la nivelul transport,
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cu reactie de la nivelul retea. Daca durata congestiei e mai redusd, trebuie folosit
un control de nivel retea (variante de control in rutere sau control a admisiei),
sau de nivel legitura de date (contrapresiunea ). Cum in retelele reale congestia
se poate manifesta la oricare din aceste scale de timp, rezulta ca trebuie realizat
un control combinat, la toate nivelurile. Nici o schema nu poate singura sa rezolve
toate problemele legate de congestie.

O propunere ar fi sa se utilizeze un control al admisiei de tip galeata
gauritd pentru operarea normald, un control la sursa pentru pierderi de pachete,
respectiv, refuzul sesiunii pentru congestia pe termen lung [JSD, SSL]. Alta
propunere este si fie permisa producitorului, alegerea uneia sau nici uneia din
schemele de control. Aceasta solutie conduce ins3, in cele mai multe cazuri, la o
comportare partinitoare si necontrolabild a retelei. De aceea este mult mai bine
sa existe in aceastd parte a proiectarii §i constructiei retelei, o singurd regula,
decit sa fie permisa alegerea regulii proprii de catre fiecare participant, avand in
vedere ca aici are loc o partajare a resurselor.
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Capitolul 2

CONTROLUL TRAFICULUI

Mecanismele de control a traficului §i de control a congestiei au ca scop
sa mentind performantele retelei atunci cand in retea sunt prezente diferite tipuri
de trafic. in B-ISDN, congestia e definitd ca o stare a elementelor retelei —
comutatoare, concentratoare, linii de transmisie — in care reteaua nu mai e
capabila sa asigure transferul datelor la parametrii negociati pentru conexiunile
deja existente si/sau pentru noile cereri de conectare [DK]. Congestia poate
aparea din cauza unor fluctuatii care nu pot fi prevazute, ale traficului fluxurilor
s/sau unor defectiuni in retea. Trebuie facuta distinctia intre controlul traficului
si controlul congestiei. Controlul traficului se refera la o serie de actiuni
intreprinse de retea pentru a evita situatiile de congestie, el fiind un control
preventiv. Controlul congestiei se refera la actiunile intreprinse de retea atunci
cand congestia s-a instalat deja, pentru reducerea la minimum posibil a
intensitatii, raspandirii §i duratei congestiei, el fiind un control reactiv.

In acest capitol vor fi prezentate citeva scheme de control a traficului,
scopul acestora fiind de a proteja atat utilizatorul cét si reteaua pentru a obtine
performantele dorite. Cu aceste scheme se monitorizeaza §i controleaza traficul
oferit la fiecare interfata, pentru a proteja resursele retelei de traficul surselor
“rauticioase” [DK, BM, JDSZ] sau a excesului neintentionat de trafic care
afecteaza (,S al conversatiilor deja existente, detectdnd abaterile fatd de
parametrii negociati i ludnd masuri adecvate. Traficul in exces, neconform cu
parametrii negociati va fi respins pentru a minimiza efectul sau asupra celorlalte
conversatii. Conversatiile cu trafic de rata variabila, VBR, trebuie sa specifice
rata medie a datelor, mediata pe intervale mari de timp, care trebuie monitorizata
si controlata. Identificarea traficului neconform, pe baza ratei medii este o
problema dificild. Mecanismul de control poate, fie sa rejecteze pur §i simplu
acest trafic suplimentar, fie si-1 admita, marcand eventual pachetele respective
care daca e necesar vor fi primele distruse.

2.1 Formarea traficului

Traficul in rafala constituie una din principalele cauze ale congestiei.
[Tane, LCH]. Daca s-ar putea impune calculatoarelor gazda sa transmita cu o
rata uniforma, congestia ar aparea mult mai rar. Gestionarea congestiei prin
impunerea unei rate previzibile cu care sa fie transmise pachetele se numeste
formarea traficului (traffic shapping) si este larg raspanditd in retelele ATM. Ea
este o metoda in bucld deschisa sau o metoda de control preventiv: formarea
traficului se ocupa cu uniformizarea ratei medii de transmisie a datelor, deci cu
atenuarea rafalelor, si nu cu volumul de date aflat la un moment dat in tranzit, cu
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care se ocupa protocoalele cu fereastré glisanta.

2.1.1 Algoritmul giletii gaurite

Functionarea algoritmului este similard cu a unei géleti gaurite, (leaky-
bucket) care indiferent de rata cu care este umpluta, lasa sa iasd apa la o ratd
constanta [Tane]. Pentru pachetele de date, géleata este o coada cu capacitate
finita si ratd de transmisie constantd [NG, DK]. Atunci cand coada este plina
noile pachete care sosesc vor fi distruse. Daca existd pachete in coada
calculatorul gazda livreaza in retea cate un pachet la fiecare tact al ceasului,
astfel ca fluxul neregulat de pachete sosite de la procesele sale se transforma
intr-un flux uniform, netezind rafalele. Dacd pachetele au toate aceeasi
dimensiune, de exemplu cele ATM, algoritmul poate fi folosit asa cum a fost
descris. Daca pachetele au lungimi variabile, e preferabil ca la fiecare tact sa se
transmitd un numar fix de octeti. Astfel, daca regula este 1024 de biti la fiecare
tact, atunci se pot transmite fie un pachet de 1024 de biti, fie doua pachete de
512 biti, patru de 256 biti etc. Chiar daca numarul rezidual de octeti este scazut,
urmatorul pachet va trebui sa astepte urmatorul tact.

L Calculator gazda

a
04— Pachet
Interf =
nteraja O« Flux neregulat
contindnd o O

galeatd gaurita

Gileata retine

—>@ / pachete

O
g 4— Flux regularizat

Retele
Fig. 2.1 Algoritmul galetii giurite

Algoritmul galetii folosind contorizarea octetilor este implementat
aproximativ in acelasi fel. La fiecare tact un contor este initializat la n. Daca
primul pachet din coada are k octeti, cu k < n, pachetul este transmis si contorul
devine n-k. Mai pot fi transmise si alte pachete, atata timp cat contorul ramane
mai mare decat lungimea primului pachet din coada. Cand contorul scade sub
aceasta lungime, transmisia inceteaza pana la urmatorul tact, cdnd contorul este
reinitializat si vechea valoare este pierdutd. Dupa cum se observa in acest caz
poate aparea cazul in care o parte din intervalul de timp dintre doud tacte este
nefolosit pentru transmisie.

Ca un exemplu de galeata gaurita, considerdm un calculator care produce
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date cu rata R = 200Mbps = 25MBps si o retea de aceeasi viteza. Dar ruterele
pot sa gestioneze date pana la aceastd vitezd doar pentru un scurt interval de
timp, pentru intervale mai mari de timp lucreazi optim pentru rate care nu
depdsesc 2MBps. Rezulta atunci ca rata de transmisie p a giletii este p=2MBps.
Daca notdm cu 77, timpul de transmisie a rafalei de catre calculator, cu 75,
timpul de transmisie a rafalei de catre gileatd si cu C = capacitatea galetii
rezulta:

7, =% (2.1a)
r, =< (2.1b)
Yol

Rezultd ca la o capacitate a galetii C=/MB, calculatorul poate transmite
rafale de 7}, =40msec fara pierderi de date. Aceste rafale vor fi imprastiate de-a
lungul a 300msec; indiferent de cit de repede sosesc. Daca rafalele sunt mai
lungi de 40msec, sau 1 milion de octeti la fiecare secunda pentru exemplul
considerat, capacitatea giletii este depasitd si datele vor fi pierdute. Traficul
total pe durata unui interval 7" va fi marginit de R7~C.

2.1.2 Algoritmul giletii cu jeton

Algoritmul galetii gaurite impune un model rigid al iesirii, din punct de
vedere al ratei medii, indiferent de cum arata traficul. Pentru numeroase aplicatii
este mai convenabil sd se permitd a cresterii a vitezei de iesire la aparitia unor
rafale mari, astfel incit este necesar un algoritm mai flexibil de preferat unul
care nu pierde date. Un astfel de algoritm este algoritmul galetii cu jeton [JDSZ,
Tane, PG1, DK] (token bucket). In acest algoritm, gileata gauritd pastreaza
jetoanele, generate de un ceas cu rata de 1 jeton la fiecare 47 secunde. Pentru ca
un pachet sa poati fi transmis el trebuie sa capteze si sd distruga apoi un jeton.
Daci n pachete asteaptd sa fie transmise si géleata are m jetoane, m-"n, vor fi

[ Calculator gazda Calculator gazda J

oooa

O
O

La ficcare At Galeata retine
este addugat un }

icton in galeatr—T @ . ietoanele ﬁ

a
a

Retelz; Retele
a

Fig. 2.2 Algoritmul giletii cu jeton
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transmise doar m pachete iar restul de n-m pachete asteapti si fie generate alte
n-m jetoane.

Algoritmul giletii cu jetoane asigurd o formare diferita a traficului
comparativ cu algoritmul giletii gaurite. Algoritmul giletii giurite nu permite
calculatoarelor gazda inactive si acumuleze permisiuni de trecere pentru a
trimite o rafala mai mare, ulterior. Algoritmul giletii cu jeton permite aceasti
acumulare, mergand pana la dimensiunea maximd a giletii N. Astfel pot fi
transmise rafale de pand la N pachete si se asigurd un raspuns mai rapid la
aparitia brusca a unor rafale de intrare. in plus, nu apar pierderi de date, fiindca
algoritmul galetii cu jeton arunca jetoanele la umplerea giletii, dar nu distruge
pachetele. O variantd a algoritmului este situatia in care un jeton reprezinti
dreptul de a transmite k biti, nu un pachet. Un pachet va putea fi transmis doar
daca exista suficiente jetoane pentru a-i acoperi lungimea in biti.

Ambii algoritmi sunt folositi pentru a regla traficul de iesire al
calculatoarelor gazda. Pentru reglajul traficului intre rutere aplicarea lor poate
duce la pierderi de date.

Daca 77},, este lungimea rafalei in secunde, C capacitatea galetii in octeti,
r=1 AT rata de sosire a jetoanelor §i p rata maxima de iesire in oct/sec., atunci
rafala de iesire contine maxim:

Cerl, =pl, (2.2a)

octeti. De aici se poate obtine durata maxima a rafalei:

T - (2.2b)

Durata rafalei poate fi astfel reglata prin selectarea atenta a valorilor # si p.

Algoritmul permite aparitia unor rafale mari. De multe ori este nevoie sa
se reduca valoarea de varf, dar fird a reveni la valorile scazute permise de
algoritmul original, al giletii gaurite. O cale de a obtine un trafic mai uniform
este de a pune o géleatd cu jeton, de ratd r, urmata de o géleata gaurita de rata p
cur p  Ryu aretelel

Propunerile curente referitoare la serviciul de control a incércarii in
Internet specifica faptul ca pachetele, destinate sa treaca prin mecanismul de
control a incarcarii, si care depdsesc parametrii galetii cu jetoane pentru acel
flux sa fie transmise mai departe conform cu regulile pentru efortul maxim, daca
resursele permit acest lucru si ca ruterele sa implementeze mecanismul de efort
maxim in cozile de asteptare ale cdilor, pentru a proteja traficul de efort maxim
neelastice. Aceste cerinte sunt ortogonale cu cerintele impuse de algoritmii de
control a admisiei.
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2.2 Algoritm de control a admisiei

Propunerile curente referitoare la serviciul de control a incércarii in
Internet specificd faptul ca pachetele, destinate sa treaca prin mecanismul de
control a incarcarii, §i care depagesc parametrii giletii cu jetoane pentru acel
flux, sd fie transmise mai departe conform cu regulile pentru efortul maxim,
daca resursele permit acest lucru si ca ruterele sa implementeze mecanismul de
efort maxim in cozile de asteptare ale ciilor, pentru a proteja traficul de efort
maxim elastic de fluxurile de efort maxim neelastic. Aceste cerinte sunt
ortogonale cu cerintele impuse de algoritmii de control a admisiei.

Scopul acestora este de a asigura ca admisia unui nou flux in reteaua cu
resurse limitate sa nu duca la incdlcarea angajamentelor de serviciu ale retelei
fata de fluxurile deja admise. Se controleaza volumul datelor in tranzit prin retea
sl nu rata la care se transmit acestea. Algoritmii pentru controlul incarcarii prin
controlul admisiei sunt de doua tipuri [GK, JSD, FJ1, FJ2]: algoritmii bazati pe
parametrii in care se asigura ca suma resurselor rezervate plus noile rezervari sa
nu depaseasca capacitatea retelei, respectiv algoritmii bazati pe masurari care
folosesc masurarile pentru a determina incarcarea data de traficul existent si cel
nou sosit, pentru a lua decizia de admisie. Acestia din urma folosesc masurarea
latimii de banda, a latimii de bandd echivalente, respectiv a regiunii de
acceptanta. Intr-un mediu cu trafic majoritar de efort maxim, scopul secundar al
algoritmilor de control a admisiei poate fi pur §i simplu controlul fractiei de
banda alocata traficului de timp real, mai degraba decat maximizarea acestuia.

Criteriul principal pentru evaluarea oricérui algoritm de control a admisiei
este faptul cat de bine asigura indeplinirea angajamentelor de serviciu, mai
precis ca aceste angajamente si nu fie incédlcate. Cea mai simpld cale de a
asigura indeplinirea completa a angajamentelor este de a aloca resurse suficiente
pentru a face fata cazului cel mai defavorabil al fiecarui flux. Aceasta solutie
duce insa, pentru traficul in rafale, la o utilizare scazuta a retelei. S-a ajuns astfel
la al doilea criteriu de evaluare gi anume ce grad de utilizare a retelei se poate
obtine pentru un anumit algoritm de control a admisiei, in conditia respectarii
angajamentului de serviciu. Al treilea criteriu de evaluare este costul
implementarii §i operdrii algoritmului. Deoarece controlul admisiei se face la
nivelul transport si nu la nivelul sesiune, e de asteptat ca implementarea §i
operarea mecanismului de control a admisiei sa nu fie un factor prohibitiv.

Acesti algoritmi sunt folositi de serviciul de control a incarcarii, care €
proiectat pentru aplicatii adaptive de timp real, care pot tolera variatii in
intarzierea pachetelor. Modelul de serviciu cu controlul incércarii e definit [JSD]
ca: aprox1meaza bine comportarea vizibila aphcatu]or care necesita serviciul de
efort maxim, in conditii de sarcina mica, pe aceeasi cale. in plus aplicatiile care
cer serviciul de control a incdrcdrii pot presupune ca rata lor de pierdere de
pachete e determinata de rata erorii de transmisie i ca intarzierea sa tipica e
cauzatid de intarzierea de propagare pe cale [JSD, DFM, DK, DM, EM, Fl]. Mai
precis intarzierea medie a pachetelor in cozi nu poate fi mai mare decét timpul
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de rafala a fluxului si rata de pierderi, mediata pe un timp mai mare decat timpul
de rafala, ar trebui si fie minima. Timpul de rafald, s-a vazut in paragraful
anterior cd, e timpul necesar pentru a servi rafala maximd de flux la rata
rezervata fluxului.

Controlul admisiei se realizeaza la nivelul apelului. Desi specificatiile
serviciului pentru controlul incarcarii nu indica anumite valori pentru QOS, ca
de exemplu limita intarzierii sau rata de pierderi, tocmai acegti parametri se iau
in considerare pentru evaluarea algoritmilor de control a incarcarii.

2.2.1 Algoritmul “suma simpla”

Algoritmul denumit suma simpla [JSD, F1, MS] asigura pur si simplu ca
suma resurselor solicitate sa nu depdseasca capacitatea liniei. Se noteaza cu

n
> r,=r — suma ratelor rezervate, (' - litimea de banda a liniei, n+/ - numele
1=1

fluxului cerand admisia, r, ,- rata solicitatd de fluxul aceasta. Algoritmul va
accepta un flux nou doar daca:

r+r,,, <C 2.3)

Acesta e cel mai simplu algoritm de control al admisiei si deci cel mai des
folosit de producitorii de rutere. Uneori pentru a asigura intarzieri mici in cozi,
cerute de serviciul de control a incarcarii, se foloseste si o aproximare a
disciplinei de planificare de servire a cozii, denumitd planificare impartiala
ponderata, WFQ (Weighted Fair Queuing), impreund cu acest algoritm de
control a admisiei. WFQ asigura fiecarui flux o coada proprie, servita la rata
proprie rezervata, izoland astfel fiecare flux de rafalele celorlalte fluxuri.

2.2.2 Algoritmul “Suma misuratia”

In timp ce algoritmul “suma simpla” asigurd ca suma rezervarilor
existente plus noile rezervari care se cer sa nu depaseasca capacitatea retelei,
algoritmul “suma masurata” foloseste masurarea pentru a estima incarcarea data
de traficul existent [JSD, Flo, KR]. Acest algoritm admite fluxuri noi daca e

verificat testul:

Ftr,.,<pC (2.4)

Unde: 7= Zr, este incarcarea masurata date de traficul existent;

1=1

r,., este rata ceruta de fluxul n-/;
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p este utilizarea dorita, definita de utilizator;
C este latimea de bandi a liniei.

Pe masura admiterii unui flux nou, incircarea estimati e crescuta, folosind
relatia:

F=f+r,, (2.5)

In cazul cozii simple de tip MM/ lungimea cozii creste foarte mult, pe masura
ce sistemul se apropie de utilizarea completa, ( o — 7). [SCH]. Algoritmul “suma
masuratd” va esua cand variatia intdrzierii este foarte mare, situatie care apare
cand utilizarea este foarte mare. Este deci necesar si se stabileasca utilizarea
dorita si sa se mentina prin algoritmul de control, utilizarea sub aceasti valoare
(p=09).

Masurarea 1incarcarii se face intr-o fereastra de timp 7, in care
esantionarea se face la intervale S. la sfarsitul ferestrei de masurare 7', valoarea
estimatd a incarcarii pentru urmdatoarea fereastra 7 se alege egald cu cea mai
mare medie din fereastrd. Pentru a avea un numar static semnificativ de
esantioane 7/S > /0. O valoare mica pentru S duce la valori medii mari, iar o

valoare mare pentru 7' duce la medii mai “netede”, si luarea in considerare a unei
istorii mai lungi. Ambele fac algoritmul de control al admisiei mai conservativ.

2.2.3 Algoritmul regiunii de acceptanti

Acest algoritm, bazat pe masurare [J1, FF, KR], calculeaza o regiune de
acceptantd, care maximizeaza utilizarea cu pretul pierderii de pachete. Avand
date latimea de banda a liniei, dimensiunea tampoanelor de memorie din
comutator, parametrii giletii cu jetoane pentru filtrarea fluxului, lungimea
rafalei fluxului si probabilitatea dorita cu care incarcarea actuala sa depaseasca
limita se poate calcula pentru un tip dat de fluxuri o regiune de acceptantd, peste
care nici un flux de tipul respectiv sa nu mai fie admis. Calculul regiunii de
acceptanta implica procese Poisson de sosire a apelurilor §i timpi de servire a
apelurilor independenti si exponential distribuiti [JSD, F1]. Varianta bazata pe
masurare a acestui algoritm asigura ca, incércarea instantanee masurata plus rata
de varf a noului flux, sa se afle sub regiunea de acceptanta. Incarcarea masurata
nu este ajustata artificial la admiterea unui nou flux. Pentru un flux descris de un
filtru de tip galeata cu jetoane (r, b) (unde r este rata de sosire a jetoanelor si b
este capacitatea galetii) si nu de rata lor de varf, se poate deduce rata lor de varf
(p) din parametrii giletii cu jetoane, folosind ecuatia:

p=r+bT (2.6)

unde 7 este perioada de mediere definita de utilizator, in secunde. Intervalul 7

de interes nu este in mod necesar un parametru global, dar poate fi specificat
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pentru un anumit ruter. Ecuatia (2.6) implica faptul ci pentru procedurile de
control admisiei bazate pe rata de varf a fluxurilor, o cerere de admisie si fie
acceptatd cu o probabilitate mai mare, daca parametrii giletii cu jetoane sunt
asigurate astfel: b la o valoare mai mica, iar » la rata de varf a conexiunii.
Dimensiunea redusa a galetii introduce variatii mici ale intarzierii pachetelor,
intarzieri care se cumuleazi pe parcursul retelei. Trebuie mentionat insa ca
procedura de control a admisiei nu pretinde obligatoriu o dimensiune redusi a
gdletil cu jetoane, deoarece limita superioard a ratei de varf pe un interval 7
poate fi calculata pentru orice valoare a parametrilor giletii.

Daca un flux este respins, algoritmul de control a admisiei nu va admite
un alt flux pana cand unul din fluxurile existente nu paraseste reteaua. Termenii
de utilizare doritd §i pragul utilizarii se folosesc cu acelasi sens cu regiunea de
acceptanta. Esantioanele se iau la perioadele de esantionare S’

2.2.4 Algoritmul capacititii echivalente

Prin capacitate echivalenta, a unei clase de trafic compus, se intelege
valoarea C(¢), determinata astfel incat rata sosirilor clasei in regim stationar sa
nu poatd depasi ((e), decét cel mult cu probabilitatea ¢ [F1, JSD]. Un flux nou
(sau o conexiune) dintr-o clasi va fi admis doar dacid prin acceptarea sa,
capacitatea echivalenta a clasei va fi mai mica decét latimea de banda alocata
clasei respective.

Procedura de control a admisiei descrisa in cele ce urmeaza presupune ca
parametrii, specificand traficul noului flux, includ parametrii galetii cu jetoane,
rata permiselor si dimensionarea galetii, $i ca acesti parametrii sunt administrati
de ruter. Traficul noilor fluxuri, care depdsesc acesti parametri ai galetii cu
jetoane este transmis inainte conform cu principiul efortului maxim, dar nu e
luat in considerare de procedura de control a admisiei. Parametrii galetii cu
jetoane, pot fi folositi (vezi ec. 2.6.) pentru a deduce rata de varf a fiecarui flux,
intr-o perioada de timp fixd; probabilitatea ca un flux nou sa fie admis creste
daca rata permiselor e apropiatd de rata de varf a fluxului. Dimensiunea galetii e
de dorit sa fie suficient de mica pentru scaderea intarzierii pachetelor ce se
transmit in retea.

Estimarile se fac pe baza masurarilor ratei medii a tuturor sosirilor $i a
ratelor de varf a fluxurilor individuale. Rata sosirilor intr-o clasd poate fi
modelata ca o variabila aleatoare cu distributie normala [F1]; aceastd abordare
este cea mai potrivita pentru multe clase cu trafic de timp real, care are sute de
conexiuni acceptate, cu rate de varf asemanatoare. Dacd insd numarul de
conexiuni e redus sau mediu, respectiv ratele de varf ale diferitelor fluxuri
variaza foarte mult, distributia normala nu mai este potrivita pentru calcul.

In cele ce urmeaza vom folosi notatiile:

e r., rata instantanee de sosire, la momentul 7, a fluxului/conexiunii /. Daca

i#j ry i r, sunt independente. Nu e necesara ipoteza ca r,; §i r, ,sd fie
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independente;

n
® S, =), rata instantanee a sosirilor la momentul 7, a fluxurilor agregate

=1
ale clasei respective;
e 4, rata medie estimatd a sosirilor, obtinutd prin misurarea ratei sosirilor a

tuturor fluxurilor (fluxurilor agregate) ale clasei respective. Rata medie a
sosirilor poate fi aproximata prin incarcarea medie masurata [JSD].

2.2.4.1 Estimarea capacititii echivalente folosind distributia normali

Ipoteza cd S, rata instantanee a sosirilor tuturor fluxurilor, sau fluxuri

agregate, poate fi modelata printr-o variabila cu distributie normala, e valabila
doar pentru clase de dimensiuni mari. Valoarea medie ., respectiv dispersia o’

a ratei S a sosirilor clasei, se pot deduce din parametrii galetilor cu jetoane a
conexiunilor individuale, sau se pot estima din masurari. Capacitatea echivalenti
C, , folosind distributia normala, e data de [F1]:

Cv(ﬂsvo-g'g)z Ustao (2.7)

pentru a = 1fZIni L
£ 2r

Astfel dacad rata S a sosirilor are o distributie normald, atunci la un
moment de timp viitor ¢, rata S,a sosirilor va putea depasi capacitatea C, cu

probabilitatea maxima . Pentru controlul admisiei pe baza capacitatii
echivalente, parametrul ¢ reprezinta o limita superioara estimata a probabilitatii
cu care ratele instantanee ale sosirilor pot depasi debitul alocat clasei.
Parametrul ¢ a fost denumit rata de pierderi. Totusi in mediile in care o mare
parte a traficului este traficul de efort maxim, traficul de timp real a carui rata
depaseste capacitatea sa echivalenta nu e pierdut, dar deranjeaza traficul de efort
maxim. Cu cit parametrul ¢ al unei clase e mai mic, cu atdt algoritmul de
control a admisiei este mai conservativ pentru acea clasa [EM].

Cererea de admitere a unui nou flux va fi acceptata daca rata de varf a
noului flux insumatd capacitatii echivalente este mai mica decat capacitatea
echivalenta alocata clasei respective.

Dupia cum s-a mai afirmat, deoarece formula pentru C, (ys,a’,g)
presupune o distributie normala pentru ratele sosirilor dintr-o clasa, aceasta
abordare nu este adecvatd pentru clase de dimensiuni mici sau medii. Pentru
clase mici, estimarea capacitatii echivalente folosind distributia normala, poate
subestima capacitatea echivalentd actuala [F1]. In continuare, va fi prezentata o
alta formula pentru capacitatea echivalentd, folosind limita Hoeffding, care
poate fi folositi i in cazul claselor de dimensiune medie.
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2.2.4.2 Estimarea capacititii echivalente cu limita Hoeffding

Pentru o conexiune admisd /, cu rata instantanee de sosire r, pe un
interval de timp dat, poate fi dedusa din parametrii giletii cu jetoane (vezi ec.
2.6). Se poate deduce o limita superioara pentru capacitatea echivalenti C,,, din
limitele superioare ale ratelor de varf ale fiecdrei conexiuni admise, din rata
masurata a sosirilor agregate si folosind rezultatele lui Hoeffding, [F1, DIM].

Teorema lui Hoeffding afirma ca, avand variabilele independente
X,.X,,..X, sl 0<x, <p,, atunci, pentru ¢ >0,

-2n"!"/r"”i[pl)”
Prob[S>us +nt]<e =

(2.8)
Aceasta teorema este asemanatoare cu cele de tip Cernov, [EM, Fl, JDSZ,
DIM], unde pentru o sumd de variabile aleatoare se determind o limita
superioara a distributiei. Ecuatia (2.8) arata probabilitatea ca suma a n variabile
aleatoare sa fie mai mare decat media sumei plus »r.
Astfel, pentru cazul nostru:

Pr(S; >u, +ni]<e, (2.9)
e satisfacuta daca:

CE (2.10)
unde prin alegerea parametrului ¢ se determind gradul de risc al procedurii de

control al admisiei. Conditia (2.10) este satisfacuta daca:

m(1¢)s(p,)

1
n 2

Astfel rezulta capacitatea echivalenta (,,, obtinutd prin urmarirea ratelor de
varf:
() ()

(’:Il+(#S'{1):}1-.v,,-g):;us+ —_2;_7 (212)

unde, din nou, u, e rata medie de sosire a traficului din clasa respectiva si ratele

de varf ale fluxurilor clasei, iar ¢ este probabilitatea ca rata de intrare sa
depaseasca capacitatea liniei. Algoritmul de control a admisiei verificd dacd un
nou flux, »- /7, cerand admisia, respecta conditia:

(“i' +P,. <0, (2.13)

i
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unde C este capacitatea sau latimea de banda alocata clasei respective. Dupa ce
un flux este admis, rata sa de varf p,,, este addugati la /i, rata medie estimati

a clasei. Daca estimarea ratei de sosire a fluxului compus se face folosind o
mediere exponentiald, atunci noua estimare va reflecta progresiv noul trafic si nu
valoarea de varf p,, .

Daca fluxului nou i se interzice admisia, atunci nici unui alt flux de
acelasi tip nu i se mai permite intrarea, pana cind un alt flux nu iese.

Capacitatea echivalenti estimati C,, este determinati in ipoteza ci ratele
de sosire ale diferitelor fluxuri sunt independente, cd procedura de control
cunoaste u,, media ratelor sosirilor agregate si ca aceasta este limitaté superior.

2.2.4.3 Miasurarea ratei medii de sosire

O problema importanta a procedurilor de control a admisiei bazate pe
masurari este modul de estimare a ratei medii de sosire pentru clasa respectiva in
locul latimii de banda instantanee, pentru a putea lua decizia de admisie a noului
flux.

Estimarea ratei medii de sosire prin masurari prezintd unele dificultati.
Astfel chiar avand un numar fix de conexiuni admise, ipoteza existentei mediei
“starii stationare” nu e intotdeauna exactd. Apoi, chiar dacd aceasta exista, e
dificil de determinat rata medie a sosirii prin masuréri, din cauza posibilelor
dependente de gama largd, LRD Long-Range Dependence, a traficului compus
[ENW, TWW]. Astfel rata medie de pe interval ar putea sa nu fie un predicator
bun pentru intervalul care va urma si deci s-ar putea sd nu fie folositd intreaga
capacitate a liniei de transmisii, utilizarea integrald care reprezinta chiar scopul
acestor proceduri. Dar cum serviciul de timp real are loc cu interfetele unde o
mare parte din trafic este de efort maxim a adaptat la ratd, procedura de control a
admisiei va accepta o valoare medie mai putin precisa.

O procedurd simpld de estimare a ratei medii de sosire constd din
misurarea ratei de sosire ~ la fiecare s secunde. Rata medie va putea fi apoi

calculata folosind o mediere exponentiala cu ponderea w:

med =(1-w)-med +w-r, (2.14)

Constanta de timp pentru aceasta este:

T=-1fIn (I-w)- S, secunde (2.15)
De aici, pentru
-1fin (1-w)- S<T, (2.16)
rezultd ponderea
w>l-e57. (2.17)
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Media ratei de sosire este calculata folosind relatia (2.14) astfel:
= (1-w) i+ w i 2.18)

unde 4 rata medie de sosire este masurata la fiecare S secunda.

Daca traficul variaza brusc de la 0 la 1 si ramane la 1, cu o pondere de
w -2e-3,1n 10 perioade se ajunge la 75% din valoarea 1 a noii rate.

O valoare mare a ponderii face procesul de mediere mai adaptiv la
schimbarile sarcinii, iar o valoare mica conduce la medii mai netede care tin
cont de o istorie mai lunga.

In concluzie, folosind marginea Hoeffding este necesar si se urmareasca
ratele de varf ale conexiunilor admise precum si rata agregata de sosire. Daca se
foloseste marginea Cernov, [GK, ABB] se obtine o procedurd de control a
admisiei bazatd pe masurarea ratei agregate de sosire §i a unui parametru p de
rafala pentru toate conexiunile admise, unde p este probabilitatea ca un flux sa
fie activ la un moment dat [F1]. Se dezvolta o procedura de control a admisiei
bazatd tot pe masurari, folosind teoria deciziei, care nu necesitd cunostinte
mportarea asimptotica a CLR cind dimensiunea sistemului e foarte mare, de
exemplu fampoane infinite sau capacitate suficient de mare de servire.

Fie p(m), m =1 2,..., CLR rata de pierderi a celulelor, pentru dimensiunea

Sm a sistemu flux, abordarea prin teoria deciziei foloseste “recompense” pentru
pachetele livrate cu succes, respectiv “penalizari” pentru fiecare pachet distrus.
Rezultatele acestei proceduri de admisie sunt incurajatoare, dar in prezent se
cunosc relativ putine lucruri despre cum se va mixa traficul viitoarelor servicii
de tip real ale Internet.

2.2.5 Controlul probabilistic al admisiei

In [MS] se propune un control probabilistic al admisiei. In functie de
capacitatea legaturii disponibild la momentul sosirii apelului, acesta va fi
acceptat (dar nu si conectat incd) cu o anumita probabilitate. Daca apelul nu e
acceptat atunci e blocat si sters. Daca apelul este acceptat in faza de control a
admisiei, atunci el e trecut procedurii de dirijare. Notiunea de unitate a latimii de
banda de baza BBU (Basic Bandwith Unit) se refera la rata sau debitul de baza
si se presupune ci toate serviciile lucreaza cu multiplii ai acestei rate de baza.
De exemplu dacid consideram BBU ca fiind de 64 Kbps, atunci serviciul de
transmitere a vocii avand rata de varf de 64 Kbps necesita o BBU, iar serviciul
de transmitere a imaginilor video cu rata de varf de 384 Kbps necesita 6 BBU.

Controlul admisiei este dat pentru un serviciu se$ al traficului pereche
[i,/], prin urmatoarea functie de acceptanta:

a1 =pp ) daca L, =t,,-0., <U,,

sau aj, =0 in caz contrar (2.19)
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unde L, si U,,, sunt marginile inferioara respectiv superioaré a unitatii de
latime de bandd de baza BBU, iar 0<p <I. Daca p;,=1, seS pentru orice

trafic pereche, atunci nu exista control al admisiei, situatie care este denumiti si
partajare completa. Controlul admisiei este local, nu este bazat pe informatii
despre intreaga retea, ci depinde doar de gradul de ocupare al legiturii directe la
momentul sosirii apelului.

2.2.6 Controlul admisiei folosind rata de pierderi a celulelor

Rata de pierdere a celulelor CLR (Cell Loss Ratio) este un parametru
important al proiectarii si controlului retelelor ATM, fiind folosit in multe din
functiile principale ale retelelor ca de exemplu controlul admisiei apelurilor
CAC (Call Admission Control), alocarea benzii si altele. Pentru a lua decizia
admiterii sau respingerii unui apel pe baza CLR, este necesar ca CLR si fie
calculat rapid, fie pe baza capacitatii legaturii fie pe baza capacitatii serviciului
pretinse de respectivul apel, pentru a obtine o valoare anumiti a CLR.
Determinarea capacitatii serviciului in vederea obtinerii unei anumite CLR este
insd foarte dificil de facut, din cauza interactiunii celor doi factori, CLR si
capacitatea serviciului, chiar avand specificate caracteristicile traficului i
dimensiunea bufferelor [BLHT, BLCT, CT].

Majoritatea algoritmilor prezentati in literatura [KWC, KA, LM, SSD,
ABB, JSD, IDSZ, PAB, MS] se bazeaza pe conceptul de latime de banda
efectiva, calculul capacititii de serviciu necesara fiind facut prin aproximarea cu
o margine superioard. Conceptul de liatime de banda efectiva este atractiv din
cauza proprietatii sale ca latimea de banda efectiva a unui set de surse este suma
latimilor de banda individuale. Acest lucru reduce complexitatea calculului. Dar,
lucrand in ipoteza tamponului infinit, nu e luat in considerare multiplexarea
statistica a surselor care partajeaza tamponului §i uneori, cand incércarea e
scazutd, apar supraestimari exagerate ale capacitatii de serviciu necesare. Cand
numarul de surse e mare aproximarea gaussiana e de asemenea propusa, pentru a
beneficia de avantajul multiplexarii statistice. Totusi §i aceasta conduce la
supraestimari ale latimii de banda agregatd necesard, ceea ce duce la
subutilizarea resurselor scumpe ale retelei: latimea de banda §i memoria. in plus,
daca traficul e mai putin in rafala decdt Poisson, ca de exemplu la iesirea
filtrelor de tip galeatd, aproximarea cu latimea de banda efectivd nu mai este
conservativd si duce la o subestimare a capacitatii de serviciu necesare.
Aproximdrile mai noi, bazate pe estimarile deviatiilor mari ale distributiilor
lungimilor cozilor de asteptare din multiplexoare, conduc la o estimare mai
precisd a marginii superioare a CLR decat cea bazata pe conceptul de banda
efectiva [PAB, JSD, FF]. Toate aceste aborddri necesitd insd cunostinte
complete despre procesul de sosire in multiplexor.

in cele ce urmeaza se va prezenta un algoritm de control al admisiei bazat
pe masurdri, care foloseste un algoritm de aproximare fuzzy FA (Fuzzy
Approximation) pentru estimarea benzii agregate necesare. Mecanismul este
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destinat in principal serviciului de ratad variabili VBR (Variable Bit Rate) si
serviciilor cu alocare statici a benzii (adici acolo unde nu e permisa
renegocierea latimii de banda pe durata apelului) dar poate fi extins si pentru
serviciul RCBR (Renegociation Constant Bit Rate).

2.2.6.1 Algoritmul CAC-FA-CLR

Algoritmul de control a admisiei apelurilor bazat pe logica fuzzy pentru
estimarea ratei de pierdere a celulelor, conduce la urmatoarea structura, figura
2.1 [BLHT, CFPP, CC].

. Tampon
Sosire real

Utilizatori celnle p Legdtura de iesire

conectati %_

v

Masurare cu un
Control admisie sistem virtnal

Utilizator Estimator
oot Il >w cu logica L x O—>a.
fuzzv CLR
Virtnal3 L x O—>»c

_,i| L x O—>aq
Decizie

Figura 2.3 Mecanism de control a admisiei cu logica fuzzy

Mecanismul are doud parti: prima parte constd dintr-un set de tampoane
virtuale (contoare), cu o capacitate de serviciu redusd cu care se observa
pierderile foarte mari de celule, cu o variatie mica intr-un interval scurt de
masurare. In functie de configuratia hardware a multiplexorului, traficul poate fi
integrat intr-un tampon comun, partajat sau segregat in mai multe tampoane
partajand aceeasi linie, caz in care sunt necesare atitea contoare cate tampoane
sunt. A doua parte a mecanismului constd din algoritmul FA §i procesul de
decizie. Algoritmul FA e folosit pentru a determina latimea de banda necesard
pentru apelurile care intra, dupa care procesul de decizie hotaraste daca un apel e
acceptat sau nu, in functie de iesirea datd de algoritmul FA, latimea de banda
disponibila si latimea de banda solicitatd de noul apel.

2.2.6.2. Descrierea sistemului bazat pe reguli fuzzy

Sistemele fuzzy se bazeaza pe reguli matematice severe. Ele manevreaza
un gen de informatie incompleta, vaga sau fuzzy, dificil de formulat matematic,
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inima lor fiind un sistem bazat pe reguli sau pe cunoastere, constand dintr-o
serie de reguli de tipul “daca — atunci” (if-then).

Schema bloc a unui sistem fuzzy este prezentatd in figura 2.4. El este
format dintr-un fuzificator, un defuzificator si un nucleu de inferenta, precum si
o bazd de reguli. in [BLHT] s-a optat pentru un fuzificator de tip “unic”
(Singleton), un defuzificator de tip “medie centratd” (center average) si un
nucleu de inferenta de tip “produs”.

Sistem fuzzy
Bazi de
reguli fuzzy
Vector de Nucleu de )
intrare p Fuzificator inferenta fuzzy »| Dcfuzificator p lesire
ondulat T T ondulata
Vector de Vector de
intrarc fuzificat iesire fuzzy

Figura 2.4 Schema bloc a unui sistem fuzzy

Se cauta modelarea comportarii cozii de asteptare a unui multiplicator
ATM, ale carui performante depind de traficul de intrare, care nu este
predictibil.

Presupunem cunoscute N seturi de perechi de intrare-iesire (X;;y;),
X; —(xg, ..... xoj eR", N fiind un numar mic. Se arati c3 sistemul fuzzy, pentru

fuzificatorul de tip unic, nucleul de inferenta de tip produs si defuzificator de tip
medie centrata se reduce la o forma compacta:

iyé ﬁ#i(&)
fx)=— (2.20)

S [Txi)

J=1 =1

unde X =(x,,...x,) €R" este intrarea (ondulata) a sistemului fuzzy,
f(X)eR este iegirea sistemului fuzzy,
4/ sunt functiile de apartenenta ale sistemului fuzzy de intrare.

Daci in plus, functiile de apartenenta sunt gaussiene, adica:
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)= bl -4 Ml ean)
j=1,....N, i=1..,n,

atunci (2.20) are capacitatea de aproximare universala. Aceasta inseamna

ca pentru orice functie reala continua g(x) si un ¢>0 ales arbitrar, existd un
sistem fuzzy astfel incét

SUp__ oo f(X)—g(X]<e‘ (2.22)

Daca se foloseste (2.20) pentru interpolarea functiilor, cu cat valorile lui

o/ sunt mai mici, cu atdt aproximarea este mai bund. Pentru extrapolarea

functiilor, care este scopul nostru, eroarea de aproximare nu poate fi teoretic
controlata. In acest caz valorile lui o/ vor fi astfel alese incat functiile de

apartenentd corespunzitoare si acopere uniform toate cele » componente ale

fiecarei intrari j, pentru a asigura o influentd suficient de semnificativa a

fiecareia din cele » componente.

Céautam sa estimam CLR in multiplexoarele ATM, cu ajutorul unui sistem
fuzzy ca cel de mai sus. CLR este o functie necunoscutd de variabild reala,
variabila care poate fi dimensiunea tamponului multiplexorului, numarul de
conexiuni sau capacitatea de serviciu. Algoritmul nu are nevoie sa faca vreo
presupunere despre parametrii traficului, dar trebuie sd cunoasca:

- CLR al multiplexorului cind dimensiunea sistemului e redusd, de exemplu
tampoane mici sau capacitate redusd de serviciu. In acest caz CLR este
relativ mare §i poate fi usor calculat sau masurat,

- comportarea asimptotici a CLR cind dimensiunea sistemului e foarte mare,
de exemplu tampoane infinite sau capacitate suficient de mare de servire.

Fie pm), m = 1,2,..., CLR rata de pierderi a celulelor, pentru dimensiunea
S» a sistemului. S, poate fi dimensiunea tamponului, numarul de utilizatori sau
capacitatea serviciului. Setul de valori (S,,) este o functie liniar crescatoare,

S, =S,+mé, (2.23)

unde S, este valoarea initiala a dimensiunii S, § >0 este dimensiunea pasului.
Cu aceste informatii algoritmul FA se construieste plecand de la cele M
valori cunoscute ale CLR, P-M+1), P(k-M+2), ..., P(k), unde k este indicele starii
curente ;.
Pasul 1, definirea perechilor de intrare iegire: cele M-2 perechi de intrare-
iesire sunt alese dupa cum urmeaza:

{P-2).P&- 1) : PU)-Pl-1)}
{IP(k-.?):,P(k-Z)] ; P(k-l):-P(k -2)} (2.24)
{Ptk-M + 1), P(k-M + 2)] ; [P(k-M +3), P(k-M +2)]; }
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unde: [P(k- ;- 1), P(k- )] este vectorul de intrare,
[P(k- j+1)- P(k - j)] este vectorul de iesire,
=1 M-2.

Cum CLR este o functie monotond de variabili aleasi (lungimea
sistemului, capacitatea serviciului sau numarul de apeluri), sistemul fuzzy poate
fi construit cu putine valori. Intrarile reprezinti valorile CLR pentru starea
precedentd si starea curentd. lesirea este diferenta dintre valoarea urmatoare si
cea curentd a CLR. Perechile de intrare iegire sunt actualizate in timp real, cAnd
k e incrementat la valoarea dorita.

Pasul 2, functiile de apartenenta. Se defineste:

A, =Pl-1)-Plk-j-1). (2.25)

Pentru ;=1/,..,M -2, functiile de apartenenta ale seturilor de intrari fuzzy sunt
definite:

Pk D)= exp {(:‘—)}

(2.26)
2[P(R)] =%
J =exp<- ,
# "Tey
Cu.
max P(k - j' - 1)- min P(k - j'- 1)
o= L -
M-2
2.27
max P(k - j')- min P(k - ') 220
5= J
7 M-2

cu j'=1,..M-2.

Functiile de apartenenta definesc gradul de influenta a primei, respectiv a
celei dea doua componente a vectorului de intrare j, asupra valorii de iesire.
Parametrii ¢’ §i o), j=1..,M-2 parametri liberi care determind precizia
aproximarii, s-au ales ca mai sus pentru ca functiile de apartenenta sa acopere
uniform domeniul vectorilor de intrare. Altfel spus valorile precedente ale CLR
influenteaza uniform urmatoarea valoare prezisa.

Pasul 3: construirea sistemului fuzzy: Sistemul s-a obtinut [BLCT] pentru
n-2 si N=M-2. Dupa cum s-a vazut in pasul 1, iesirea sistemului fuzzy e
definitd ca incrementul (sau decrementul) lui CLR fatd de valoarea precedenta.
La inceput, valorile variabilei de stare, pentru care CLR, e cunoscutd sunt
indexate de la 0 la M-/. Ecuatia (2.20) este apoi folosita pentru estimarea CLR
pentru urmdtoarea variabild de stare (de exemplu pentru Sy). Dupa ce s-a
obtinut CLR, S, e sters si se transmite inapoi sistemului valoarea estimatd a
noului punct. Altfel spus starile indexate cu /, .., M sunt folosite pentru
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construirea perechilor de intrare-iesire necesare pentru definirea noului sistem
fuzzy pentru estimarea CLR pentru Sy,.;. Acest proces continui pani la
obtinerea CLR doritd, sau a CLR corespunzitoare dimensiunii dorite a
sistemului. in general, algoritmul FA furnizeazi o predictie bund daca numarul
de pasi necesari pentru predictia CLR dorite nu e prea mare. Totusi atmgerea
unei CLR de /07", necesita uneori foarte multi pasi in detrimentul preciziei, care
scade din cauza 1nsumérii erorilor mici de predictie. Pentru imbunatitirea
estimdrii, se iau in considerare comportarea asimptotica a CLR la cresterea S, a
dimensiunii sistemului. Astfel dacd P(m) este valoarea estimati a CLR, iar P(m)
este valoarea obtinuta tinand cont de comportarea asimptoticd a CLR functie de
dimensiunea S, a sistemului, in loc de a transmite ca reactie algoritmului FA,
marimea obtinuta in pasul 3, se transmite:

P(m)=[1- 2(m)| () + 2 (m) P, (m), (2.28)

unde

(5,-5.Y .
2 (m)= exp[ — } dacaS,,,_Sr, (2.29)

1 inrest

si 4 elo1], iars, este orice stare la care se ia in considerare comportarea
asimptotica §1 o este un parametru controland precizia aproximarii. Functia 2
functioneaza ca un filtru trece sus. Ea permite influenta comportarii asimptotice
doar cind dimensiunea S, a sistemului se apropie de S, .

Alegerea lui S, si o influenteaza precizia predictiei. Experimental s-a
constatat ca pentru CLR functie de lungimea tamponului, S, trebuie ales de zece
ori lungimea medie a rafalei la incarcarea redusa cu trafic, respectiv, este
suficient, 1-2 ori lungimea medie a rafalei la incarcare mare cu trafic. Dacad CLR
se estimeaza functie de capacitate, S, se alege egal cu rata de varf agregata.
Alegerea lui o se face 60% din S, cind se lucreaza cu lungimea tampoanelor,
48% din S, cand se lucreazid cu numir de utilizatori, sau 28% din S, cand se
lucreaza cu capacitatea sistemului. Alegerea pasului § a fost 0,/ ori lungimea
medie a rafalei, iar cu M -3, cinci valori initiale, s-a lucrat doar cu trei perechi de
intrare- le$1re

In concluzie sistemul adaptiv bazat pe logica fuzzy, este folosit pentru a
prezice eficient CLR in sisteme de dimensiuni mari, bazandu-se pe un volum
redus de informatii despre sisteme. Aceste informatii pot fi obtinute fie prin
masurari in timp real cand caracteristicile traficului nu sunt cunoscute, fie din
orice alt model analitic cand caracteristicile traficului sunt date. Valoare prezisa
a CLR este apoi rafinati, cunoscand comportarea asimptoticd a CLR. Avantajul
metodei este simplitatea implementarii, eficienta calculului si precizia buna.
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Capitolul 3

CONTROLUL CONGESTIEI ST MANAGEMENTUL
TRAFICULUI IN RETELE ATM

3.1 Introducere

Retelele de mare viteza din viitor vor folosi, foarte probabil modul de
transfer asincron ATM, cu transmiterea de celule de dimensiune fixd. Acest
lucru reduce mult din dispersia intarzierii §i permite integrarea in aceeasi retea a
traficului de voce, video §i date. Pentru toate aceste tipuri de trafic va trebui
asigurata o calitate a serviciilor, lucru mult mai dificil decét in retelele actuale.
Un management adecvat al traficului asigura o operare eficienta i impartiala a
retelei, in conditiile unor cereri variabile. Acest lucru este important mai ales
pentru traficul de date care este foarte putin predictibil §i deci nu permite
rezervarea resurselor in avans, ca in cazul retelelor de telecomunicatii pentru
voce.

Managementul traficului asigura utilizatorilor calitatea dorita a serviciilor.
Problema este extrem de dificila in cazul supraincarcarii retelei sau in cazul cand
cererile traficului nu pot fi anticipate. De aceea controlul congestiei este partea
cea mai importantd a managementului traficului [YL, J1, J2, KA, KMR, KR,
KMR, EPD, LSY, EPDJ].

3.2 Parametrii traficului si calitatea serviciului.

In momentul stabilirii conexiunii prin reteaua ATM, utilizatorul trebuie sa
specifice urmatorii parametrii referitori la trafic §i calitatea serviciului [RB, Ne,
J11.

3.2.1 Parametrii de trafic

1) Rata de varf a celulelor, PCR (Peack Cell Rate)- rata maxima
instantanee la care va transmite utilizatorul,;

2) Rata medie a celulelor, SCR (Sustained Rate Cell) — rata de transmitere
a celulelor mediata pe un interval larg de masurare;

3) Rata de pierdere a celulelor, CLR (Cell Loss Ratio) — procentul celulelor
pierdute in retea din cauza erorilor §i a congestiei, care nu vor fi livrate la
destinatie:
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CLR = Numar de celule pierdute

(3.1)

Numar de celule transmise

Fiecare celuld ATM are in antet un bit CLP (Cell Loss Priority). Daca
apare congestia, primele distruse vor fi celulele cu CLP=1. Deoarece celulele cu
CLP = 0 sunt mai importante pentru aplicatie, se poate specifica separat CLR
pentru celulele cu CLP = 0 si pentru cele cu CLP = 1.

4) Intarzierea de transfer a celulelor, CTD (Cell Transfer Delay) — intdrzierea
suferita de celula intre punctele de intrare i de iesire din retea. CTD
include intarzierea de propagare, intarzierea in cozile nodurilor §i timpii de
servire a celulei in fiecare coada.

5) Variatia intarzierii celulelor, CDV (Cell Delay Variation) este o masura a
variatiei intdrzierii CDT. O variatie mare este generatd de tampoane mari
de memorie §i este importantd pentru traficul sensibil la intarzieri ca vocea
sau video.

6) Variatia admisibila a intarzierii celulelor sau toleranta acesteia CDVT (Cell
Delay Variation Tolerance) si toleranta rafalei BT (Burst Tolerance):
pentru orice sursa transmitdnd la o ratd oarecare este admisd o usoard
variatie a intervalului intre celule.

De exemplu, o sursi care transmite la o ratd de varf PCR = 10000
celule/sec va transmite teoretic o celuld la fiecare 100 psec. Folosirea unei galeti
gaurite va asigura ca variatia intervalelor intre celule sa fie acceptabild. Acest
algoritm are doi parametri. Primul este intervalul nominal dintre celule (inversul
ratei) si al doilea este variatia permisa a acestui interval. Astfel o galeatd gaurita
cu parametrii (100 ps, 10 us) nu va permite celulelor o abatere mai mare de 10
ps de la intervalul nominal de 100 psec. In acest exemplu CDV = 100 ps si
CDVT = 10 ps. Astfel, al doilea parametru al galetii, CDVT este folosit pentru a
forta PCR. Pentru a forta SCR este folosit BT.

7) Dimensiunea maxima a rafalei MBS (Maximum Burst Size) — este numarul
maxim de celule inldntuite care pot fi transmise la rata de varf fara a afecta
SCR.

BT = (MBS - 1)[—1—-%j
SCR PCR

Deoarece MBS e mai intuitiv decat BT , in semnalizare se foloseste MBS,
iar BT se calculeaza ca mai sus.

Se observa c¢a PCR, SCR, CDVT, BT si MBS sunt parametri ai traficului
de intrare si sunt dictati de retea la intrarea sa, iar CLR, CTD i CDV sunt
indicatori ai calitatii serviciului furnizat de retea §i se masoara la punctul de
iesire din retea.

8) Rata minima a celulelor MCR (Minimum Cell Rate) este rata minima
dorita de utilizator.
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Acesti parametri au fost specificati in interfata utilizator retea UNI (User

Network Interface) a retelelor ATM [GaP].

3.2.2 Categorii de servicii

1)

2)

3)

4)

Serviciul cu rata de bit constanta CBR (Constant Bit Rate), este folosit
pentru emularea circuitelor comutate. Rata celulelor este constanta. Pentru
celulele cu CLP = 0 se specifica rata de pierderi CLR, iar pentru celulele
cu CLP =1 aceastd ratd poate sa fie specificatd sau nu. Se aplica pentru
serviciul telefonic, videoconferinte si televiziune.

Serviciul cu rata de bit variabili VBR (Variable Bit Rate) permite
utilizatorilor sd transmitd la rate variabile. Se foloseste multiplexarea
statistici si deci pot are pierderi foarte mici, aleatoare. in functie de
aplicatie, sensibila sau nu la intirziere, aceasta categorie se imparte in
doud subcategorii: VBR de timp real si VBR nu de timp real. Pentru
prima categorie se specificd intdrzierea maxima si variatia varf la varf a
intarzierii CDV, iar pentru a doua categorie se specifica doar intarzierea.
Traficul video interactiv comprimat ¢ un exemplu de trafic VBR de timp
real, iar posta electronicd multimedia este un exemplu de trafic VBR nu
de timp real.

Serviciul cu rata de bit disponibila ABR (Available Bit Rate) este
proiectat pentru traficul normal de date, ca transferul de fisiere sau posta
electronica. Desi standardul nu pretinde garantarea sau minimizarea CTD
si CLR e mai bine ca nodurile si incerce minimizarea intarzierilor §i a
pierderilor. in cazul congestiei, retelei, sursei i se poate cere sa-gi
controleze rate de transmisie. In acest caz, reteaua trebuie si garanteze
MCR, rata minimi declarata de sursi. Majoritatea circuitelor virtuale vor
solicita MCR = 0. Daca nu existd suficientd litime de banda vor fi
rejectate conexiunile cu cel mai mare MCR.

Serviciul cu rata de bit nespecificatai UBR (Unspecified Bit Rate) a fost
proiectat pentru aplicatiile insensibile la pierderi sau intarzieri, capabile sa
foloseascd orice capacitate in exces ramasd. Aceste conexiuni nu sunt
rejectate din cauza crizei de latime de banda, pentru ca nu se face
controlul admisiei pe conexiune, si nici nu li se controleazd comportarea.
In timpul congestiei, celulele sunt pierdute, dar nu se asteapta ca sursele
sd-si reduca rata. Dar aceste aplicatii pot avea un mecanism propriu de
nivel inalt, pentru retransmisii §i recuperarea in cazul pierderii de celulele.
Ca exemple de folosire a acestui serviciu sunt posta electronica, transferul
de fisiere, stirile, etc., care evident pot folosi si serviciul ABR.

Ceea ce trebuie mentionat este faptul ca doar serviciul ABR raspunde la

reactia care soseste din partea retelei in caz de congestie, deci toate metode de
control a congestiei se refera la acest tip de trafic.
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3.3 Metode de control a congestiei

Un management adecvat al traficului asigurd o operare eficienta a retelei,
chiar in conditiile unor cereri variabile [J1, J2, JK, KA, KMR, KR].
Managementul traficului are ca scop sd asigure utilizatorilor, de citre retea,
servicii de calitatea solicitatd. Problema e deosebit de dificila in perioadele de
supraincércare a retelei, mai ales dacd cererile nu pot fi estimate in avans. De
aceea controlul congestiei este partea cea mai importanti a managementului
congestiei.

Congestia apare cand suma ratelor de intrare e mai mare decit capacitatea
disponibild a liniilor de iesire.

> ratelor de intrare > capacitatea disponibila a liniilor de iesire 3.2)

Majoritatea schemelor de control procedeaza la ajustarea ratelor de intrare
la rata de iesire disponibila. O metoda de clasificare a schemelor de control a
congestiei este dupa nivelul OSI — ISO la care se aplica ele (vezi 1.6). De obicei
se foloseste o combinatie intre aceste scheme, in functie de durata si gradul
congestiei.

Pentru congestii sporadice, o metoda este dirijarea in functie de gradul de
incarcare a legaturii §i respingerea noilor conexiuni atunci cind toate legaturile
sunt foarte incarcate, aplicindu-se un algoritm de control a admisiei. Acesti
algoritmi sunt eficienti pentru congestii de duratd medie, deoarece odata ce un
apel a fost admis congestia se poate mentine pe toata durata apelului. Pentru
congestii mai scurte decat durata unei conexiuni poate fi folositd o schema cap
la cap. De exemplu, in timpul stabilirii apelului se pot negocia rata de varf gi rata
in regim stationar. Apoi poate fi folosita o gileata gaurita, de sursa sau de retea
pentru a asigura ca intrarea si respecte parametrii negociati.

Astfel se poate spune ca algoritmii de formare sau nivelare a traficului
sunt in bucla deschisa, in sensul ¢a parametrii nu pot fi modificati dinamic daca
se detecteaza congestia dupa negociere. La schemele in bucla inchisa insa
sursele sunt informate dinamic despre starea congestiei retelei i li se cere sa-si
modifice rata de intrare in retea. Reactia poate fi cap la cap, la nivelul transport,
sau nod la nod, la nivelul legatura de date. Reactia nod — la — nod este eficienta
in cazul suprasarcinilor de duratd micad. Pentru varfuri de trafic foarte scurte, cea
mai buna solutie este asigurarea unei memorii suficiente.

Deoarece solutiile pentru congestia pe termen scurt §i cea pe termen lung
sunt diferite i in retele apar in general toate tipurile de congestie se folosesc de
obicei scheme hibride. UNI permite controlul admisiei conexiunii, formarea
traficului si reactia binara. Algoritmii pentru controlul admisiei conexiunii nu
sunt specificati. Algoritmii de control ai admisiei au fost prezentati in capitolul
2, iar facilititile oferite reactiei in retele ATM sunt prezentate in cele ce
urmeaza.
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3.4 Facilititi pentru reactie in retele ATM

Interfata utilizator-retea UNI din retelele ATM ofera doua facilititi pentru

controlul cu reactie, si anume: [J2, LLD, DK, RB]
1) Control general al fluxului GFC (Generalized Flow Control).

2) Indicatie explicita despre congestie, transmisa inainte EFCI (Explicit

Forward Congestion Indication)

C
GFC VPID VCID PTI L HEC
P
4 8 16 3 1 8

Figura 3.1 Antetul celulelor ATM

GFC - Generalized Flow Control — Control general al fluxului,

VPI - Virtual Path Identifier — Indentificatorul caii virtuale,

VCI - Virtual Channel Identification — Identificarea canalului virtual,
PTI - Payload Type — Tipul incarcaturii utile,

CLP - Cell Loss Priority — Prioritate la eliminarea celulei,

HEC - Header Error Check — Suma de control a antetului,

Dupa cum se vede din figura 3.1 primii 4 biti ai antetului au fost rezervati
pentru GFC, controlul fluxului. La interfata UNI nu se face acest control si GFC
este folosit ca o extensie a campului VPI. S-a intentionat ca GFC sa fie folosit de
retea pentru controlul fluxului sursei, urméand ca algoritmul GFC s fie proiectat
ulterior, lucru la care s-a renuntat insa.

3.5 Criterii de selectie

In cadrul grupului de lucru pentru managementul congestiei ale Forum-
ului ATM au fost propusi o serie de algoritmi de control a congestiei. Analiza si
decizia asupra lor s-a facut conform unor criterii dupd cum urmeaza:
scalabilitate, optimalitate, impartialitate, robustete §i posibilitatea de
implementare.

3.5.1 Scalabilitatea

Retelele se clasifica in general dupa numarul de noduri, numarul de
utilizatori sau viteza. Trebuie ca orice schema de control sa fie independenta de
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vitezd, distantd, numar de comutatoare sau numir de circuite virtuale, deci si
poata fi aplicata aceeasi schema atat pentru LAN-uri cét si pentru WAN-uri.

3.5.2 Optimalitatea

Intr-un mediu partajat, rata alocatd unei surse depinde nu numai de
capacitatea sa ci si de cererile altor surse. Cea mai utilizatd metodd pentru o
alocare impartiala a latimii de banda este “alocarea max-min”. Considerdim o
configuratie cu » surse si fiecare sursa / are alocatd o litime de banda x; rezultd
vectorul de alocare {x;, x, .., x,}, fezabil daci gradul de incarcare al fiecarei
linii este mai mic sau egal cu 100%. Numarul de vectori fezabili posibil este
infinit. Pentru fiecare vector de alocare existd o sursa cu alocarea cea mai mici,
sau cea mai “nefericitd” sursd. Avand setul de vectori fezabili trebuie gasit
vectorul care maximizeaza alocarea celei mai nefericite surse. De fapt, rezulta
de asemenea un numar infinit de vectori.

Se procedeazi in consecinta astfel: se extrage aceastd sursa nefericita si
problema se reduce lan — | surse care opereaza intr-o retea cu capacitati reduse
ale liniilor. Se cauta din nou cea mai nefericita sursa dintre cele n — [ surse, i se
da acesteia alocarea maxima, se extrage apoi aceasta sursd, etc., pAna se ajunge
la o singura sursa. Procesul se repeta pana ce tuturor surselor li s-a acordat
alocarea maxima pe care o pot obtine.

Alocarea min-max este eficienta si impartiala [J1]. Este eficienta in sensul
cd fiecare linie este utilizata la incarcarea maxima posibila §i impartiala in sensul
cd aloca parti egale fiecarei surse din latimea de banda a fiecarei linii.

Criteriul de alocare impartiald max-min e doar unul din criteriile de
optimalitate care pot fi folosite, si el nu are in vedere garantarea MCR. Un alt
criteriu propus este impartialitatea ponderatd pentru determinarea alocdrii
optimale a resurselor.

3.5.3 Indicele de impartialitate

Alocarea optimi se poate determina daca s-a adoptat unul din criteriile de
optimalitate. Dacd o schema conduce la o alocare diferita de cea optimala, se
poate determina gradul de neimpartialitate dupa cum urmeaza. Presupunem cé o
schema aloca capacititile {,.%,....%, }in loc de cele optime{%,, x,....%,}. Se
normalizeaza alocirile pentru fiecare sursd x, =¥, /%, si se calculeaza indicele de
— NN
impartialitate F' (Fairness): F = .
n\Z, x;

Cum alocarile x; variazd de obicei in timp, / poate fi reprezentat ca o
functie de timp. Pentru calculul lui / poate fi folosit si debitul pentru un interval
de timp dat.

+4
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3.5.4 Robustetea

Schema aleasi trebuie sa fie insensibila la abateri mici. De exemplu mici
nepotriviri ale parametrilor sau pierderilor unor mesaje de control nu trebuie si
paralizeze reteaua. Este posibila §i izolarea surselor cu comportare ne-
corespunzitoare §i protejarea celorlalti utilizatori. De asemenea algoritmul
trebuie sa se adapteze rapid fara oscilatii la schimbarile topologice ale retelei.

3.5.5 Implementabilitatea

Schemele nu trebuie si impunia o anumitd configuratie a modului de
comutare. Acesta argument joacd un rol hotarator in selectia finala (deoarece
multe scheme s-a constatat ci nu lucreaza cu planificarea FIFO). In plus cu cat
este mai simplu, cu atit este mai usor de implementat, eventual chiar prin
hardware deci este mai rapid.

3.5.6 Configuratii de simulare

Pentru compararea diferitelor propuneri s-au propus o serie de configuratii
de retele, multe dintre acestea avand nodurile conectate in serie. Cea mai
populara dintre configuratii este cea de tip “loc de parcare” pentru studiul
impartialitatii. Numele si structura este asemanatoare cu cea a marilor parcari de
langa teatre care constd din cateva loturi de parcare conectate printr-o singura
cale de iesire (vezi fig.3.2). Congestia apare la sfarsitul spectacolului cand toate

ol (o] o

rf;§1_> [ﬁ;j]——>[:j__,f;j

Fig 3.2 a lesirea maginilor dintr-o parcare

S3
Comutator 1 Comutator 2 Comutator 3

Si

D
N

N A
-

S, Ds

,_.s_
——

q

Figura 3.2 b Configuratie echivalenti pentru reteaua de comunicatii
S —surse D — destinatii F — fluxurile generate de surse

Figura 3.2 Configuratia de tip loturi de parcare
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maginile incearcd si intre pe aceeasi cale de iegire. Pentru retelele de
calculatoare loturile de parcare se asociazd cu comutatoarele si dacd existd n
comutatoare exista n CV-uri, cu primul CV pornind de la primul comutator pana
la sfarsit. In figura 3.2 este prezentatd o structurd cu 3 comutatoare.

3.6 Structura traficului

Dintre structurile de trafic folosite in diferite simulari cele mai des folosite
au fost urmatoarele [AK, AST, Str, JSD]:

1) Surse persistente: aceste surse, “infinite” sau “lacome” au intotdeauna celule
de transmis i astfel reteaua e mereu congestionata,

2) Surse decalate: sursele pornesc la momente de timp diferite. Acestea permit
studierea schemelor in regim de pornire si de oprire,

3) Surse in rafale: aceste surse oscileaza intre starea activa si cea inactivi. Pe
timpul starii active genereazi o rafala de celule. Acesta e un model mai
realist decat al surselor infinite. Cu aceste surse, daca incarcarea totald a
liniei e sub 100%, atunci nu se pune problema impartialitatii i a traficului
eficace, parametrul care se urmareste fiind timpul de raspuns la rafala, timpul
de la receptia primei celule §i transmisia ultimei celule. Daca rafala soseste la
o rata fixd, ea este numita in bucld deschisa. Un scenariu mai realist este cel
in care urmatoarea rafala apare la un timp dupéd primirea raspunsului la rafala
precedentd. In acest caz aparitia rafalei e afectati de congestia retelei si
modelul de trafic se numeste in bucla inchisa.

3.7 Scheme de tratare a congestiei

In cele ce urmeazi vor fi descrise cateva propuneri de scheme de tratare a
congestiei care au fost prezentate Forumului ATM, [JK, JSD, MS, J1, F1, KR,
GK, KOJ. Cele mai importante dintre ele sunt cele bazate pe credite si cele
bazate pe rata, care vor fi descrise mai in detaliu.

3.7.1 Rezervarea rapida

Aceasta propunere, facutd de France Telecom, pretinde ca sursa sa
transmitd o celuld de rezervare de resurse RM (Resource Management) care sa
contind cererea despre latimea de banda solicitatd, inainte de a transmite
celelalte celule. Daca un ruter nu poate accepta cererea el distruge pur si simplu
celula RM; sursa va intra in depagire de timp si va retransmite cererea. Daca
ruterul poate accepta cererea el paseaza mai departe celula RM urmatorului
ruter. In final, destinatia returneaza celula sursei care va putea atunci sa-si
transmita rafala.
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parametn.il

Rafala trebuie deci sa accepte cel putin timpul de parcurs tur-retur RTT
(Round Trip Time) chiar i atunci cind reteaua este neutilizata, ca in majoritatea
cazurilor. Pentru a evita aceastd intirziere a fost propus si modul de transmisie
imediatad 1T (Immediate Transmission), in care rafala este transmisa imediat
dupad celula RM. Daca un ruter nu poate satisface cererea, el distruge si celula si
rafala §i transmite o indicatie sursei. In plus celula RM poate contine
dimensiunea rafalei, iar ruterul va accepta cererea daci are suficientd memorie
disponibild. Rezervarea rapida nu a fost acceptatd de Forumul ATM pentru ci
duce la intdrzieri excesive in timpul operdrii normale, respective la pierderi
excesive 1n timpul congestiei.

3.7.2. Controlul ratei bazat pe intarziere

Aceastd propunere facuta de Fujitsu si similara cu cea a lui Jain presupune
ca sursa urmareste intirzierea RTT prin transmiterea periodica a unor celule RM
care contin o eticheta de timp. Celulele sunt returnate de catre destinatie. Sursa
foloseste eticheta de timp pentru a masura RTT si va deduce astfel nivelul
congestiei. Aceasta abordare are avantajul cd nu se cere vreo reactie din partea
retelei si poate fi folosita si daca portiuni de traseu contin retele non-ATM. In
plus nu necesita nici o standardizare deoarece fiecare pereche poate coopera fara
sd implice reteaua. Nici aceasta propunere nu a fost acceptata de Forumul ATM.

3.7.3. Notificarea expliciti, inspre inapoi, a congestiei BECN
Aceasta metodi BECN (Backward Explicit Congestion Notification
constd din urmarirea de catre fiecare ruter a imaginii propriilor cozi de pachete,
si transmiterea unor celule RM sursei daca este congestionat. La primirea unei

celule RM sursele isi vor injumatati ratele de transmisie. Apoi dacd nu se mai
primeste nici o celula in timpul perioadei de revenire, rata fiecarui CV e dublata

l @—»ID—» |
2 @——»ID——»

Intarziere de
transmisie

Q Legatura de

VPI/VCI

\\\\ < ----------
O i ) O
Celule BECN rag

VPI — identificator cale virtuali: VCI - identificator circuit virtual
Fig. 3.3 Controlul BECN, de informare a sursei despre congestie

47

BUPT



la fiecare perioadd, pana se ajunge la rata de varf. Pentru asigurarea
impartialitatii, perioada de revenire a fost facuta proportionali cu rata CV-ului,
astfel ca scaderea ratei de transmisie duce la scurtarea perioadei de revenire,
(vezi figura 3.3 51 3.4)

Metoda nu a fost acceptata deoarece s-a considerat cd nu este impartiala:
sursele care primesc semnalul de congestie nu sunt totdeauna cele care cauzeazi
congestia.

3.7.4 Distrugerea timpurie a pachetelor, EPD

Aceasta metoda EPD (Early Packet Discard), prezentatd de SUN
Microsystems, se bazeazi pe observatia ca un pachet este compus din mai multe
celule. Este preferabil sa fie distruse toate celulele unui pachet decat si fie
distruse la intimplare celule din pachete diferite. in AALS cand primul bit al
tipului de incarcatura utila este 0 atunci al treilea bit indica sfarsitul mesajului
EOM (End of Message). Cand cozile ruterului incep sa se umple, ruterul cauta
fanionul EOM si distruge toate celulele intre acesta si urmatorul EOM, de pe
respectivul CV. Se impune si aici observatia ca celulele care ajung la un tampon
de memorie plin pot sd nu apartina CV-ului care produce congestia. Deoarece
metoda permite lucrul individual al fiecarui ruter, fard comuniciri cu sursa §i
fara standardiziri ea a fost implementata de multi producitori de ruter.

3.7.5 Fereastra pe legiturai si controlul binar cap la cap al
ratei

Aceastd metoda constd din combinarea calitatilor schemelor bazate pe rata
si a celor bazate pe credite. Pe fiecare legatura se foloseste un control al fluxului
prin fereastra si in plus se face un control cap la cap al ratei printr-o notificare
inspre inainte a congestiei. Controlul cu ferestre este realizat pe legatura si nu pe
CV ca la schemele bazate pe credite. Algoritmul se scaleaza bine §i garanteaza
absenta pierderilor. Dar el nu a fost acceptat nici de partizanii schemelor bazate
pe ratd, nici de partizanii schemelor bazate pe credite, deoarece continea prea
mult din propunerile partii adverse.

3.7.6 Alocare impartialid cu reactie despre memorie si rata

Aceasta propunere, de la XEROX si CISCO consta in trimiterea periodicd
de catre sursa a unor celule RM pentru determinarea gradului de utilizare a
tampoanelor de memorie §i a latimii de banda in portiunile strangulate. Ruterele
calculeaza alocarea corectd pentru fiecare CV. Valoarea minima rezultata dupa
alocarea de la respectivul ruter si cele precedente, este plasatd in celula RM.
Ruterele urmaresc si lungimea cozilor fiecarui CV. In aceeasi celuld RM se

48

BUPT



plaseazd §i valoarea maxima a cozii din respectivul ruter si cele precedente.
Fiecare ruter implementeaza FQ (Fair Queuing) ceea ce inseamni ca se mentin
cozi separate pentru fiecare CV i ca se calculeaza timpul la care celula ar trebui
sa-si termine transmisia daca cozile sunt servite in maniera FQ Bit (adica are loc
o explorare ciclicd a cozilor i s-ar transmite un bit odatd din fiecare coads).
Celulele sunt planificate pentru a transmite in aceasta ordine calculata.

Alocarea impartiala a CV-ului este determinati ca inversul intervalului de
timp dintre sosirea §i transmisia celulei. Intervalul reflecta numirul celorlalte
CV active. Daca numarul si deci intervalul este aleator, se recomanda folosirea
mediei cdtorva intervale observate. Deoarece schema necesitd cite o coadi pe
fiecare CV ea este relativ complexa.

3.7.7 Abordarea bazati pe credite

Aceasta a fost una din principalele abordari, implementata de Digital,
Mitsubishi s.a. Abordarea consta dintr-un control al fluxului prin ferestre per CV
si per legatura. Fiecare legatura consta dintr-un nod transmititor, care poate fi un
ruter sau o sursd, §i un nod receptor, care poate fi un ruter sau o destinatie.
Fiecare nod mentine cite o coadd separatd pentru fiecare CV. Receptorul
verifica lungimea cozilor asociate fiecirui CV si determind numarul de celule pe
care transmitatorul le poate emite pe acel CV. Acest numar se numeste credit.
Transmitatorul nu are voie sa emitd mai multe celule decat ii sunt alocate prin
credit (vezi figura 3.5).

:.Legétura 1 Legitura 2—

i Celule i Celule ]—
P | san L

- -« Stop HF <

! Credite ! i Credite

Fig. 3.5 Schemi de control a fluxului cu credite legituri pe legitura

Daca exista un singur circuit virtual activ, creditul trebuie sa fie suficient
de mare ca sa permita utilizarea integrala a liniei in orice moment, adica:

Credit > Rata celulelor pe legaturd x RTT a legaturii

Rata celulelor pe legatura poate fi calculata impartind latimea de banda a
liniei (Mbps) la dimensiunea celulei (biti).

Schema descrisa mai departe este numitd schema circuitului virtual cu
controlul fluxului FCVC (Flow Controlled Virtual Circuit). La ea apar doua
probleme. Prima problema apare in cazul pierderii creditelor, caz in care sursa
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nu il mai poate afla. Apoi, fiecare CV trebuie si rezerve pe toata durata RTT
toate tampoanele de memorie, chiar daci linia este partajata intre mai multe CV-
uri. Aceastd problemd s-a rezolvat prin introducerea algoritmului cu re-
sincronizare bazat pe credite si o versiune adaptiva.

Algoritmul cu resincronizare bazat pe credite constd din mentinerea atét la
transmitdtor cét si la receptor a cite unui numdrator de celulele transmise si
receptionate pe fiecare CV si comunicarea reciprocd periodici a acestor
numdratoare. Diferenta dintre celulele transmise si cele receptionate reprezinta
celulele pierdute pe linie. Receptorul va reacorda atitea credite suplimentare
pentru acel CV cat este diferenta numaritoarelor.

Algoritmul adaptiv FCVC consta din alocarea pentru fiecare CV a unei
parti din necesarul de tampoane de memorie pe un RTT. Fractia depinde de rata
la care CV-ul foloseste creditele. Pentru un CV foarte activ fractia este mai mare
iar pentru un CV lent este mai mica. CV-urile inactive primesc o fractie mica,
fixa de credite. Daca un CV nu-gi utilizeaza creditele, si observa ca rata de
utilizare pe o perioada este scizuta si va primi o alocare redusa de tampoane de
memorie, i deci de credite, in urmatorul ciclu. Algoritmul FCVC adaptiv reduce
considerabil necesarul de tampoane de memorie, dar si introduce un timp de
intrare in regim. Daca CV devine activ, va trece un anume timp inainte de a-gi
putea folosi intreaga capacitate a legaturii, chiar dacd nu exista alti utilizatori
activl.

3.7.8 Abordarea bazati pe rata

Aceasta solutie a fost initial propusd de Mike Hlucihyj §i apoi a fost
modificata prin contributia altor 22 de companii [J1]. Propunerea originala pleca
de la versiunea DEC Bit a schemei bazati pe rata, care consta dintr-un control
cap-la-cap cu reactie pe un singur bit din partea retelei. Ruterele verifica
lungimea cozilor si in caz de congestie pozitioneaza EFCI din antetul celulelor.
Destinatia verifica aceastd indicatie la intervale periodice §i transmite inapoi
sursei o celuld RM. Sursele folosesc un algoritm de crestere aditiva si de scadere
multiplicativa pentru a-§i ajusta rata.

Acest algoritm foloseste “polaritatea negativa a reactiei” in sensul ca
celulele RM sunt transmise doar pentru scaderea ratei, nu §i pentru cresterea sa.
Pe de alta parte, polaritatea pozitiva poate fi folosita doar pentru cresterea ratei,
nu si pentru sciderea sa. Daca celulele RM se folosesc atat pentru cresterea cat
si pentru scaderea ratei algoritmul se numeste bipolar.

in cazul polarititii negative se poate intdmpla ca datoritd congestiei,
celulele RM si fie pierdute pe calea de retur. In acest caz, pe calea directa, sursa
va continua si-si creascd rata de transmisie §i ar putea si-si depdseascd
capacitatea. Acest dezavantaj a fost eliminat in versiunea urmatoare prin
folosirea polarititii pozitive. Sursa pozitioneaza bitul EFCI din toate celulele,
cu exceptia celulei n. Destinatia va transmite o celuld RM sursei de crestere a
ratei, daca a receptionat o celula oarecare cu EFCI nepozitionat. Sursele isi
descresc rata pana ce primesc o reactie pozitivd. Deoarece isi scad rata
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proportional cu rata actuala, schema a fost numita “algoritm de control
proportional a ratei” PRCA (Proportional Rate Control Algorithm).

Algoritmul PRCA are probleme legate de impartialitatea schemei. Daca
toate ruterele au acelasi nivel de congestie, CV-urile care traverseaza mai multe
noduri au o probabilitate mai mare de a avea EFCI = 1 decit cele care
traverseaza un numar redus de noduri. Daca p este probabilitatea ca EFCI si fie
pus pe 1 de un nod, atunci probabilitatea ca el si fie pus pe 1 dupa » noduri va fi
1 - (1- p)" sau np. Deci pe ciile lungi, CV-urile au putine ocazii si-si creasca rata,
aceasta fiind scazutd mult mai des decét pentru CV-urile de pe ciile scurte.
Aceastd problema a fost numita “problema reducerii”. O solutie la problema
reducerii este reactia selectivi sau marcarea inteligentd, unde ruterul
congestionat ia in considerare rata curentd a CV-ului impreund cu nivelul siu de
congestie, pentru a decide daca si pund pe 1 bitul EFCI din celuld. Ruterul
calculeaza partea corecta si in caz de congestie pune pe 1 biti EFCI din celulele
apartindnd doar acelor CV-uri ale caror rate depdsesc aceastd parte corecti.
Acele CV-uri care au ratele sub aceasta valoare nu sunt afectate.

3.7.8.1 Schema MIT

Reactia binara este prea lentd pentru controlul bazat pe rata din retelele de
mare viteza, indicarea explicita a ratei este mai rapida si ofera o flexibilitate mai
mare proiectantilor de rutere.

Reactia binara pe un singur bit poate spune sursei doar si-si creasca sau
sd-gi scada rata. Ea a fost conceputi in 1986 pentru retele fara stabilirea
conexiunii in care nodurile intermediare nu stiu nimic despre fluxuri §i cererile
lor. Retelele ATM sunt orientate pe conexiune, in sensul ca inainte ca doua
sisteme sd comunice, ele trebuie si informeze ruterele intermediare despre
pretentiile lor asupra serviciului §i parametrii de trafic. Ruterele stiu deci exact
cine le foloseste resursele si caile fluxurilor sunt mai degraba statice. Aceasta
informatie nu este folosita de schema de reactie binara.

Cel mai important lucru este faptul ca reactia binara a fost proiectatd
pentru controlul cu ferestre i prea lentd pentru controlul bazat pe ratd. La
controlul cu ferestre diferenta dintre fereastra curenta si fereastra optima va duce
la 0 usoara crestere in lungime a cozilor. in controlul bazat pe rata, o diferenta
mica intre rata curentd si cea optimd duce la o crestere continua a lungimii
cozilor. Reactia trebuie sa fie foarte rapida, nu se va mai permite sa treaca un
interval de cateva RTT-uri, ca cel necesar reactiei binare pentru a atinge optimul
in operare.

Reactia implicitd bazata pe ratd mai are i alte avantaje. Controlul este
direct. Ruterele de intrare pot monitoriza celulele RM returnate si sa foloseasca
rata direct in algoritmul lor de control. Apoi, datoritd convergentei rapide,
sistemul ajunge rapid la punctul de operare optim, rata initiald avand o influenta
redusi. Schema este robustd fatd de eronarea si pierderea celulelor RM.
Urmatoarea celula RM corecta va conduce sistemul la punctul de operare corect.
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in schema MIT (Massachusets Institute of Technology) [CRL], fiecare
sursa trimite o celulda RM la fiecare n celule. Aceasti celuli contine rata curenti
a celulelor de pe respectivul circuit virtual CCR (Current Cell Rate) si rata
doritd. Ruterele monitorizeazi ratele tuturor circuitelor virtuale si calculeazi
partajul corect de banda alocata. Daca vreun circuit virtual lucreazi la o rati mai
micd decat cea corecta alocata i se creste rata la cea doritid. Daci rata doritd a
unui CV este mai mare decét rata alocata impartial atunci cAmpul cu rata dorita
se “reduce” prin inscrierea valorii ratei alocatd impartial; iar in celulele RM se
pune pe 1 bitul de “reducere”. Destinatia returneaza celula RM sursei, care-si va
ajusta rata sa la valoare indicatd in celula RM. Daca bitul de reducere este 0
sursa poate cere o rata doritd mai mare in urmatoarea celula RM. Daca
bitul este pus pe 1, sursa trebuie si foloseasca rata curentd ca rata doritd in
urmatoarea celula RM. Daca bitul este pus pe 1, sursa trebuie sd foloseasca rata
curentd ca rata dorita in urmatoarea celula RM.

Rata alocata impartial e calculatid folosind un procedeu iterativ. Initial,
alocarea impartiala a ratei se face impartind latimea de banda a liniei la numarul
de CV-uri active. Circuitele virtuale a caror rata este mai mica decat cea alocata
impartial se numesc “subincarcate”. Daca numarul de CV-uri subincarcate creste
la fiecare iteratie, rata alocata impartial FSR (Fair Share Rate) este recalculata
astfel:

Latimea de banda a liniei — Z Latimile de banda ale CV subincarcate

FSR = (3.3)

Numar de CV — Numar de CV subincarcate

Iteratia se repetd pand raman neschimbate numarul de CV-uri
subincarcate si FSR. In [CRL] se arata ca sunt suficiente doud iteratii pentru
convergenta procedurii. De asemenea se arata ca schema MIT atinge optimul
max-min in 4k RTT-uri unde k este numarul de strangulari. Aceasta propunere a
fost bine primita, cu exceptia calculului FSR care necesita n operatii, unde » este
numarul de circuite virtuale.

3.7.8.2 Algoritm imbunititit de control proportional a ratei

Dorinta de a crea o schemd care sa implice un numar (1) operatii a
condus la schema EPRCA (Enhanced Proportional Rate-Control Algorithm).

Sursele transmit celulele cu CTCI = 0, iar dupa » celule transmit o celuld
RM. Celula RM contine explicit rata doritad, ER (Explicit Rate), rata curentd
CER (Current Explicit Rate) si bitul CI (Congestion Indication) de indicare a
congestiei. Sursa initializeaza ER la rata de varf PCR si pune CI pe 0.

Apoi rutele calculeaza FSR §i daca este necesar reduc campul ER in
celula RM returnatid. Se calculeaza apoi rata medie permisa a celulelor MACR
(Mean Allowed Cell Rate), folosind o medie ponderata exponential, iar FSR se
asigneaza la o fractie din aceastd medie.
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MACR = (1 - a) MACR + a x CER
34)
FSR = SWDPF x MACR

Aici, o este factorul de mediere exponentiald, iar SWDPF este un
coeficient (Switch Down Presure Factor) apropiat de 1 dar mai mic decat 1.
Valorile optime sunt pentru o =1/16 iar SWDPF = 7/8. Destinatia urmareste
bitul CTCI din celulele de date. Daca ultima celuld de date vizuti avea EFCI =1,
atunci bitul CI se pune pe 1 in celula RM. Acest bit poate fi pus pe 1 in celulele
RM returnate i daca, in rutere, cozile depasesc o valoare de prag. Sursele isi
scad continuu rata, dupa fiecare celula.

ACR = ACR x RDF, 3.5)

unde ACR este rata disponibila a celulelor iar RDF este un factor de
reducere. Cand sursa primeste celula RM returnati ea isi creste rata cu un volum
ATR daci i se permite:

Daca CI=0 atunci ACR =Min (ACR + AIR, ER, PCR),
iar
Daca CI =1 atunci ACR este neschimbat

Algoritmul EPRCA permite lucrul ruterelor atat cu reactia binara cat si cu
reactie explicitd. Problema principald a EPRCA este algoritmul de detectie a
congestiei ruterului, bazat pe un prag al lungimilor cozilor. Dacd lungimea
cozilor depaseste un prag, ruterul este considerat congestionat. Acest lucru poate
duce la nonimpartialitate. Astfel sursele care incep sa transmita mai tarziu vor fi
mai defavorizate decit cele care pornesc mai devreme. Problema a fost rezolvata
ulterior folosind ca indicator al sarcinii ritmul de crestere al cozilor.

3.7.8.3 Editarea congestiei prin algoritmul OSU

La Universitatea de Stat din Ohio au fost dezvoltate o serie de scheme de
evitare a congestiei, explicite, bazate pe rata. Prima schema numitd OSU-TUB
(Ohio State University-Target Utilization Band) prevede céd ruterele sa-si
masoare rata de intrare pe un interval fix, numit interval de mediere, si

=%

compararea sa cu rata dorita, “tinta”, pentru a calcula factorul de incércare =:

_raa de intarare (3.6)

-
p4

rata dorita
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Rata doritd se alege sub latimea de banda a liniei (85% / 35% din acesta).
Toate CV-urile trebuie sd-si imparta rata de intrare cu z: daca z = 2, CV-urile isi
vor injumadtatii rata de intrare, iar dacd z = 0,5 ele isi vor dubla rata de intrare.
FSR se va calcula ca:

FSR = rata dorita

(3.7)

numar de surse active

Toate sursele a caror rata este mai mare decit FSR 1isi vor divide rata cu
z / (1+D) (unde D este abaterea mica a lui z fata de 1) iar cele care au rata sub
FSR isi vor divide rata cu z / (1 — D). Acest algoritm OSU-TUB este impartial.
El duce la evitarea congestiei, obtinindu-se un debit eficace mare si intarzierii
reduse. Luand rata doritd ugor mai mica decit capacitatea liniei algoritmul
asigurd o dimensiune foarte redusa a cozilor, deci intirzieri reduse. In plus
ruterul lucreaza cu foarte putini parametrii, fatd de EPRCA, care sunt ugor de
calculat.

Timpul de atingere a starii stationare este foarte redus de 10 / 20 ori mai
scurt ca cel de EPRCA.

3.7.8.4 Evitarea congestiei folosind controlul proportional

Aceastd schemd de evitare a congestiei CAPC (Congestion Avoidance
using Proportional Control) foloseste utilizarea doritd ugor subunitard ca la
OSU-TUB, ceea ce va mentine redusi lungimea cozii. Ruterele masoara rata de
intrare §i z, factorul de incarcare, cu care actualizeaza apoi FSR.

Daca incarcare este mica, z</, FSR este crescuta.

FSR = FSR x Min (ERU, 1 + (I — z) x RUP) (3.8)

Unde ERU = cresterea maxima permisa (aici 1,5) si
RUP = panta, parametru intre 0,025 s1 0,1.

Daca este supraincarcare, z>»/, FSR este scazuta
FSR = IFSR x Max (EFR, 1 - (1 - z) x RDN) 3.9)

Unde ERF = sciderea minima ceruta (aici 0,5) i
RDN = panta, parametru intre 0,02 si 0,8.

FSR este rata maxima care poate fi garantata fiecarei CV de catre ruter. Pe
langa z, schema mai foloseste un prag pentru lungimea cozii. Dacd acest prag
este depasit bitul CI din toate celulele RM este pus pe 1. Aceasta impiedica
sursele sa-si creasci rata gi permite scaderea lungimii cozii. Caracteristica
acestui algoritm este oscilatia libera in jurul stani stationare. Frecventa
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oscilatiilor este proportionald cu / - z; astfel in starea stationari z fiind 1,
frecventa fiind 0 si perioada infinita.

In prezent nu s-a hotarat asupra standardizarii vreunuia dintre algoritmi
astfel ca fiecare producitor e liber s foloseasca propriul algoritm.

3.8 Surse si destinatii virtuale

Unul dintre dezavantajele controlului cap la cap bazat pe rata este cd RTT
poate fi foarte mare. Problema se poate rezolva segmentand reteaua in parti mai
mici, iar ruterele de granitd or trebui sd actioneze ca “surse virtuale” respectiv
“destinatii virtuale”. Segmentarea retelei permite reducerea buclelor de reactie.
Astfel sistemele intermediare pot sd foloseasca orice schemd de control a
congestiei. Acest lucru permite retelelor de telecomunicatii sa foloseasca
interfete standard doar la ruterele de intrare / iegire din retea. Cel mai important
lucru este cé sursele / destinatiile virtuale furnizeaza o interfatd mai robusta cu

ST TS

Destinatie Sursa
» . > . - . .
Sursa virtuala virtuala Destinatie

A
A

Segmentul publi§ privat

Sursi si destinatie virtuale

Sursa / Sursa/ | |
Sursa < destinatie destinati >Destina;ie
——1 virtuald virtuala —

Controlul ratei nod — la — nod
Figura 3.6

retele publice, in sensul ca resursele din interiorul retelei nu sunt influentate de
disciplina utilizatorilor. Comportarea necorespunzitoare a utilizatorilor va fi
izolata de prima bucla. Prin utilizator se intelege inclusiv retelele private cu
rutere care pot sau nu sa fie disciplinate.

Trebuie totusi semnalat ca solutia cu destinatii si surse virtuale este relativ
costisitoare, in sensul ca necesitd cozi de asteptare per CV. Nu existd limita
pentru numarul de segmente care pot fi create, in cazul extrem fiecare ruter
poate actiona ca o sursd / destinatie virtuala si se ajunge la controlul nod la nod.
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3.9 Comparatia intre abordarea bazati pe credite si
cea bazati pe rati

In cele ce urmeaza vor fi prezentate pe scurt principalele caracteristici ale
celor doud abordari, care servesc ca argumente pentru adoptarea uneia si
celeilalte solutii. Forumul ATM, dupd lungi discufii, a optat pentru solutia
bazatd pe ratd. Partizanii fiecarei solutii au avut in minte scopuri diferite, si n-au
fost dispusi la nici un compromis.

1. Scalabilitatea: in cazul solutiei cu credite, trebuie mentionati cate o coada
pentru fiecare CV, chiar daca acesta este inactiv. Dacd numarul de CV-uri
ajunge la citeva milioane, complexitatea ruterului creste in asemenea
masurd incdt solutia cu credite nu mai poate fi folositi. Acesta este
singurul argument serios impotriva solutiei cu credite i principalul motiv
pentru care aceasta n-a fost adoptatd. Abordarea pe baza ratei nu necesita
céte o coada pe fiecare CV, putdnd sa lucreze cu sau fard aceste cozi per
CV, solutia raménand la alegerea proiectantului.

2. Pierdere zero de celule: abordarea cu credite garanteazi transmisia fird
pierderi de celule, independent de structura traficului, numdirul de
conexiuni, dimensiunea tampoanelor de memorie, numarul de noduri,
gama latimilor de banda si a timpilor de propagare. Chiar in prezenta unei
supraincarcari severe lungimea cozilor nu poate depisi valoarea permisa
de credite. Solutia bazati pe ratd nu poate garanta o transmisie fara
pierderi de celule. In suprasarcina lungimea cozilor poate creste intr-atét
incat tampoanele si fie depasite i celulele sa fie pierdute. Partizanii
solutiei bazata pe ratd considerd acceptabild pierderea de celule a carei
probabilitate e redusi in cazul tampoanelor mari. In plus, ei argumenteaza
ca oricum apar pierderi datorate erorilor §i oricum utilizatorii trebuie s ia
masuri impotriva pierderilor, indiferent care este cauza lor.

3. Intrarea in regim permanent are loc foarte repede la solutia cu credite,
unde CV-urile ajung si lucreze imediat la viteza maxima, deoarece
capacitatea liberd poate fi folosita imediat. Solutia adaptiva cu credite si
solutia bazata pe rata au nevoie de cateva RTT-uri pentru a intra in regim.

4. Izolarea si utilizatorii nedisciplinati: marele avantaj al cozilor asociate
fiecarui CV este izolarea utilizatorilor indisciplinati, care nu pot intrerupe
sau perturba activitatea celor disciplinati. Acest lucru este adevarat pentru
schemele statice cu credite si mai putin adevarat pentru cele adaptive,
unde sursele nedisciplinate pot sa obtind o parte mai mare de memorie
crescand rata de transmisie. Dar izolarea este obtinutd nu din cauza
creditelor ci din cauza asocierii cate unei cozi la fiecare CV, solutie care se
poate aplica, daci trebuie, si la abordarea bazata pe rata (desi aceasta a fost
principalul argument impotriva solutiei cu credite).

5. Necesarul de tampoane de memorie este mai redus la solutia cu credite
decat la cea bazata pe rata cu reactie binara, dar acest avantaj dispare cand
se foloseste solutia bazata pe rata si reactie explicita. In solutia statica cu
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credite necesarul de tampoane per CV este proportional cu intirzierea pe
linie, iar la cea bazatd pe ratd necesarul total de tampoane depinde de
intarzierea cap la cap. Schema adaptivi cu credite permite un volum mai
redus de memorie decdt cea staticd, dar cu preful cresterii timpului de
intrare in regim.

6. Estimarea intarzierii: initializarea parametrilor pentru controlul congestiei
in schema cu credite pretinde date despre RTT a liniei, sau cunoasterea cel
putin a lungimii §i vitezei acesteia; acest lucru nu este necesar, desi este de
mare ajutor, la solutia bazata pe rata.

7. Flexibilitatea proiectarii: in schema bazata pe rata ruterelor li se permite o
mare flexibilitate in decizia de alocare a resurselor. Rutere diferit pot
folosi mecanisme diferite, fara si fie afectatd colaborarea dintre ele in
aceeasi retea. De exemplu unele rutere pot opta pentru minimizarea
lungimii cozilor dar, altele pentru maximizarea profitului lor. Pe de alta
parte, solutia cu credite pretinde fiecarui ruter folosirea cozilor asociate
fiecarui CV cu servire carusel.

8. Complexitatea ruterelor si a sistemelor terminale: solutia cu credite face ca
ruterele sa fie complexe, sarcina sistemelor terminale fiind mai simpla.
Partizanii sdi sustin ca interfata intre calculatorul gazda si reteaua NIC
(Network Interface Card) este mult mai simpld deoarece nu trebuie
planificate fiecare si toate celulele. Acolo unde exista credite disponibile,
celulele pot fi transmise la rata de varf. Partizanii solutiei bazate pe rata
socotesc cd toate NIC-urile lor trebuie sa aiba planificatoare pentru traficul
CBR si VBR si utilizarea aceluiagi mecanism pentru traficul ABR nu
complica prea mult placa.

Mai existd si alte argumente in favoarea uneia sau celeilalte dintre
solutii. Argumentul principal in defavoarea solutiei cu credite, a fost insd
existenta cozilor asociate fiecarui CV, ceea ce a determinat §i respingerea
solutiei unei propuneri integrate, care sa permita producatorilor sa aleaga intre
cele doua solutii. Astfel abordarea bazata pe rata a fost votata ca unica solutie.
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Capitolul 4

PLANIFICAREA TRAFICULUI

Retelele de mare vitezi sau de banda largd, cu integrarea serviciilor,
trebuie sa implementeze algoritmi de planificare a traficului in comutatoare sau
rutere, pentru a asigura garantarea unei mari game de calitati a serviciilor. In
retelele ATM nodurile de comutare sunt denumite comutatoare, termenul de
ruter fiind folosit in general pentru Internet [ZK]. Rolul algoritmilor de
planificare este de a alege, pentru fiecare linie de iegire a comutatorului,
pachetele care vor fi transmise in urmatorul ciclu. Alegerea se face dintre
pachetele apartinand fluxurilor care partajeaza linia de iesire. De asemenea,
notiunile de canal, circuit, conexiune, conversatie respectiv flux sunt similare.

Controlul sau evitarea congestiei in retele au constituit subiectul unor largi
dezbateri din ultimii ani, fiind prezentate o serie de solutii (vezi capitolul 3).
Majoritatea acestora pretind, sau pot fi imbunatitite prin, o proiectare corectd a
unei componente a retelei §i anume algoritmul de planificare. Desi ponderea sa
este redusa, el constituie 0 componenta critica a oricarei scheme de control a
congestiei.

Mecanismele de control pot fi clasificate in doud categorii, in functie si de
tipul de trafic, [Ne] si anume: i) mecanisme in bucld deschisa asociate traficului
“garantat” sau “capitalist”, respectiv, ii) mecanismele in bucla inchisa, care se
ocupa de traficul de efort maxim sau “socialist” [fig 4.1]. In cazul mecanismelor

Trafic garantat

COMUTATOR

Port de
Algoritmul 1esire
de servire

Trafic de efort maxim
Fig. 4.1 Tampon de iesire cu doui clase de trafic

in bucla deschisa, fiecare aplicatie specificd parametrii traficului (rata de varf,
rata medie, rafala, etc.) in momentul stabilirii apelului, precum si pretentiile
asupra calitatii serviciului (intarziere, jitter, rata de pierderi, etc.). Functie de
acesti parametri, reteaua alocd necesarul de resurse (latime de banda a liniei,
memorie in comutare) aplicatiei respective. Acest mod de lucru implica de fapt
existenta retelelor orientate pe conexiune. In aceste retele algoritmul de
planificare se ocupa cu alocare dinamica a resurselor .retelei, la fiecare nod din
retea, astfel incat pachetele sa aiba garantatd o anumita intarziere, sa nu apara

i
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pierderi de pachete §i asigurarea acestor servici @ fie mdepemfeni b
comportarea celorlalte aplicatii [SVI. PS. KabV. Kos| [n mwsizs 1mm.
planificarea nu trebuie si afecteze utilizarea capacitim limes.

La controlul in bucl inchisi participa traficul de =forr mapam. Nodurie
termimale verifica starea retelei §i modifica waficul aplicamicr st Mol de 5§
primeasca o parte egald, corectd din resursele reteler. $ird si mrodne comESTE
Pentru detectarea starii retelei §i informarea nodurtior =rmmnaie DR K=Km
lucru au fost propuse o serie de metode [KKK_ Kes. LiE. MS. RF. S0, K. L
aparitia congestiei sursele vor fi imformate intr-un mrervai XTT 3 Tebwe S-S
reduca rata de transmisie pentru evitarea congestiel. Unele dinre ese meTde
depind de metode sofisticate de planificare. @ i por Imbundmin Je—Crmanee
functie de acestea. Citeva dintre acestea sunt pachetele perecm. commoini
traficului nod la nod, dirijarea muiticdi ortentari pe congesie 3 JmE MeTdE
bazate pe rati. Toate pretind de fapt un algoritm de plamticare : THICLW e
sd asigure pentru fiecare aplicatie impartirea corect & [Fnmii de andi : e
Chiar §1 schemele de control a fluxului bazate pe rad pemm sevieui A3R Im
retelele ATM, isi imbunatitesc vizibil compormarez compormyes 0 “erm
tranzitoriu, impartialitatea i intirzierea) in prezenta aigormmicr de JimTcae
In plus, protocoalele de nivel superior. ca TCP'[P. obun un debr =Hcace ma
mare, iar mecanismele de urmadrire (policing) per o consideraini sMTICcHEE
[BM, DS, KLO, MS, PT, DK_ J1. RL. KaiV].

Cum nici o retea din lume nu transportd watic de un smgar Ip. =znit: 3
atat metodele in bucla inchisa cit @ cele in bucli descinsad vor Tetw mrewrzEe T
retea, pentru a putea satisface cererile diferreior aplicam. Commrciui T mcid
deschisa va fi utilizat pentru traficul de ump reai. 1ar comroiui m Micid ncms:
pentru traficul de date §i nu de tmp real. Dar cum lima mu peare I Jarmas e
doi algoritmi, rezulti ci acelasi algortm de plamificare Tebwe i SHIHACE
cerintele ambelor tipuri de trafic. In pius. algormmmui Tebwe i se sound
constrangenlor impuse de mecanismul tampoaneicr de memorte @ comMUIETCILULL
sl arhitecturii hardware a acestuia.

O alti problema care apare la proiectarea algormmiicr Je giamicare i
traficului, TSA (Traffic Scheduling Algorthm). este cauzatd de regierea “Meze:
liniilor, ceea ce duce la necesitatea implemenciri hardware z aigormmmuim. 1
retelele ATM, cu pachetele (celulele) de 33 octeti. piamificarcri Tebwe i e
capabil si-si incheie operatiile in intervalul de transmisie a ume: ceiuie Dacd
linia are viteza de 622 Mbps acest ump este mai mic de 530 1s Jec
complexitatea implementirii este un factor dominanr in selecna TSA _

Comutatoarele se pot clasifica. dupd modui de memcrare z paciesmeicr
[SV2 CT, LC, PB], in: i) comutatoare cu memorare iz moare. [BS Inpur
Buffered Switch), ii) comutatoare cu memorare la lesire. OBS : Ourour-Burfered
Switch). La prima categorie [BS. cum pachetele sunt memorate a mmrarez
comutatorului, planificarea traficulm poate fi simpiificard prm mparirez
problemei pe doua niveluri: i) planificarea transmisieil imre porturtie de omrare
ale comutatorului, care transmit la un port comun de iesire 3 I giamificarea
pachetelor pentru portul de intrare ales. [a comutatoarele OBS. pachereie sunr
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disponibile pentru transmisie imediat ce sosesc in comutator si pot fi tratate ca
fiind memorate la porturile de iesire.

Trebuie identificate solutiile de planificare aparute pand in prezent si
caracterizate in functie de necesititile impuse de retelele cu servicii integrate.
Trebuie relevate cele mai importante caracteristici ale TSA si definita metrica
performantelor. Trebuie separata analiza TSA pentru IBS i OBS.

4.1. Planificarea traficului in IBS

Existd o multime de modele de comutatoare propuse [SV2, SSL]. Cea mai
raspanditd arhitecturd este cea a comutatoarelor fard blocare, de obicei
implementatd in retele cu comutatoare crossbar. Acesta fiind modelul luat in
considerare in cele ce urmeaza, presupunem cd acest comutator este capabil sa
transmita orice set de pachete oferite la intrarea sa, fara blocare interna, cand
porturile destinatie ale pachetelor sunt distincte.

In IBS (figura 4.2) pachetele sunt memorate in porturile de intrare ale
comutatorului §i trebuie stabilit un set de cai pentru transmiterea lor de la
intrarea la iesirea acestora. Planificarea se poate face in doua etape: i) stabilirea

Memorare la
intrare
1 finnni I‘-—> — 1
2 111 COMUTATOR | —» 2
DE PACHETE
N x N

Memorare la iesire

1— —>111111] —
DE PACHETE
N x N
N— — 11111 —>» N

Fig. 4.2 Comutatoare cu memorare la intrare si la iesire
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cailor de transmitere a pachetelor de la intrarea la iesirea comutatorului, conform
cu destinatia acestora; ii) selectarea pachetului de transmis, dintre pachetele care
asteaptd la intrare §i sunt destinate portului de iesire ales (figura 4.3). Prima
etapd este problema principala a comutarii intre intrare si iesire. Chiar in cazul

Intran

Planificarea

intrarilor .

Planifi- legire
carea <

fluxurilor

Fig. 4.3 Panificarea in doui etape la comutatoarele IBS

comutatorului fard blocare, cererile conexiunilor trebuie s concureze cu alte
cereri. Daca doua pachete sosesc la doud porturi de intrare diferite, dar sunt
directionate la acelasi port de iesire, doar unul va putea fi transmis imediat, iar
celdlalt va trebui pastrat in tampon. Acesta este conflictul de iesire. Metoda
folositd pentru memorarea pachetelor are o mare influentd asupra costului si
performantei implementarii. Ideea memorarii pachetelor la intrarea
comutatorului este simpla si usor de implementat prin hardware. Dar apare o
mare problemd, a blocarii inceputului cozii HOL, (Head-of-Line Blocking),
cand un pachet dintr-o coada de asteptare nu poate fi transmis chiar daca
destinatia solicitatd este libera, din cauza conflictului de iegire la capul cozii.
Conflictul HOL reduce eficienta IBS crossbar la aproximat 58% din capacitatea
sa, in conditiile unui trafic uniform distribuit.

Performanta IBS crossbar poate fi imbunatatita permitdnd comutatorului
sa aleaga unul din cele citeva pachete din coada pentru a fi transmis intr-un
ciclu. Dacid se foloseste o fereastra de memorare W, oricare din primele W
pachete din coada poate fi transmis. Imbunatatirea este considerabila fata de
cozile strict FIFO, chiar cu ferestre mici. Daca planificatorul are acces la mai
mult de un pachet din fiecare tampon de intrare, eficienta poate fi maximizata
prin asocierea pachetelor din cozile de intrare cu porturile de iegire, astfel incat
in fiecare ciclu si se transmitd cel mai mare numar posibil de pachete.

Problema comutirii unui numar maxim de pachete in IBS corssbar, cu
acces aleator la cozi, sau prin ferestre, poate fi redusa la o problema de asociere
intr-un graf din doud parti [SV]. Graful bipartit este construit reprezentidnd
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fiecare port de intrare / iesire printr-un varf (punct) in primul / al doilea grup.
Fiecare pachet accesibil este reprezentat printr-o legitura (muchie) de la varful
reprezentdnd intrarea la care este memorat pachetul, la varful reprezentand
portul de iesire spre care este directionat pachetul.

Asocierea bipartitd incearcid si maximizeze numarul de legituri din
primul grup, conectata la al doilea grup, prin alegerea unui subset de legaturi
astfel incit nici o legaturd si nu aibd vreun varf comun; acest lucru este
echivalent cu faptul cd cel mult un pachet si fie comutat dinspre fiecare port de
intrare spre fiecare port de iesire, intr-un ciclu.

Asocierea este maximald, dacid addugarea unui nou pachet la asocierea
existentd ar altera asignarile curente. In asocierea maximala, pachetele sunt fie
planificate fie blocate. Daca in toate asocierile numarul de pachete planificate
este maxim, atunci s-a atins asocierea maximi. Asocierea maxima este
intotdeauna i maximala, dar reciproca nu este intotdeauna adevarati. Asocierea
maximala nu contine niciodatd mai putin de jumatate din numarul de legaturi ale
asocierii maxime, pentru respectivul graf bipartit.

Cele mai sus afirmate se pot folosi §i in cazul in care intrarile solicitd
portiuni inegale din banda legaturii de iesire §i, chiar in cazul asocierii maxime
se poate ajunge la inechitate si instabilitate [BC, BT, HLG, LC, LM, LeSe, MS].
In plus, nici un TSA pentru IBS nu contine vreun mijloc pentru a asigura
garantarea benzii.

4.2 Planificarea traficului in OBS

In comutatoarele OBS, cu memorarea pachetelor la iesire, pachetele care
sosesc la intrare sunt disponibile imediat pentru transmisie pe legatura de iesire.
Rolul planificatorului este sa selecteze pentru fiecare legatura de iesire, dintre
pachetele disponibile, apartinand fluxurilor care partajeaza legitura, pachetul de
transmis in ciclul urmator. Astfel, planificatorul poate selecta imediat oricare
dintre aceste pachete pentru transmisie (figura 4.4). In plus se presupune ca
pachetele nu sunt sectionate, adica nu se incepe transmisia unui pachet inainte
de receptionarea ultimului bit din pachet.

v

Fig. 4.4 Planificarea la comutatoare TSA
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Implementarea TSA poate fi ficuta prin hardware sau software. in retelele
ATM, unde pachetele sunt celule de dimensiune redusa si fixa, se practica o
implementare prin hardware. in retelele cu comutare de pachete cu lungimi mai
mari de pachete, ca de obicei in Internet, algoritmul poate fi implementat prin
software.

Pentru alocarea benzii §i planificarea transmisiei la comutatoarele OBS
sunt cunoscute o serie de discipline [ZK]. Planificatoarele pot fi, in general, cu
sau fard conservarea lucrului. Un planificator cu conservarea lucrului nu este
inactiv niciodata cand existd vreun pachet memorat in sistem, dar planificatorul
fard conservarea lucrului poate ramane inactiv in acest caz. Un server poate
amana transmisia unui pachet cind asteaptd sosirea iminenta a unui pachet de
prioritate mai mare, chiar daca starea sa curenta e inactiva. Pentru retelele ATM
unde timpul de transmisie a unui pachet este foarte mic, acest mod de lucru nu
se justificd. Algoritmul fard conservarea lucrului se mai poate folosi pentru
controlul jitter-ului intdrzierii prin intirzierea pachetelor sosite prea de vreme.
Serverele cu conservarea lucrului au intotdeauna intarzieri medii de varf mai
reduse decdt cele fara conservarea lucrului. Dintre planificatoarele cu
conservarea lucrului fac parte: GPS (Genelalized Processor Sharring) [Kes,
PG1, PG2, DKS, BT, XL, SV, VS, BZ, GV, GoV, ZK, DKS], VCL (Virtual
Clock), FQ (Fair Queuing), WFQ (Weighted Fair Queuing), DEDD (Delay
Earliest Due Date), WRR (Weighted Round Robin) si DRR (Deficit Round
Robin). Ca planificatoare fara conservarea lucrului pot fi mentionate: HRR
(Hierarchical Round Robin), SGQ (Stop-and-Go Queuing), si JEDD (Jitter
Earliest-Due-Date).

Alta clasificare a planificatoarelor poate fi facutd dupa structura interna si
anume: TSA cu prioritati sortate, respectiv TSA bazate pe cadre. La TSA cu
prioritati sortate existd o variabila globala, timpul virtual, asociatd fiecarei
legaturi de iegire a comutatorului. Variabila este actualizata de fiecare data cand
un pachet soseste sau este servit. Fiecarui pachet 1 se asociaza o eticheta de timp,
calculatd ca functie de aceastd variabild. Pachetele sunt sortate functie de
eticheta lor de timp §i transmise 1n aceastd ordine. Complexitatea implementarii
algoritmilor cu prioritati sortate depinde de doi factori: i) complexitatea
actualizarilor listelor de prioritate si selectarea pachetului de prioritate maxima,
care este de cel putin Oflog V), V fiind numérul de conexiuni care partajeazi
linia de iesire, si ii) complexitatea calcularii etichetelor de timp ale fiecarui
pachet, care depinde de fiecare algoritm. De exemplu, mentinerea timpului
virtual in WFQ implici procesarea a maxim } evenimente pe durata de
transmisie a unui singur pachet, in timp ce calculul etichetelor de timp la
algoritmul ceasului virtual VCL, poate fi facut intr-un timp 0(/).

La planificatoarele bazate pe cadre, timpul e divizat in cadre de lungime
fixd sau variabild. Rezervarea sesiunii se face in sensul volumului maxim de
trafic care i se permite sesiunii sa-l transmita in timpul unei perioade.
Planificatoarele HRR si SGQ folosesc cadre de lungime constanta. In consecinta
serverul poate ramane inactiv, daca sesiunea transmite trafic mai redus decat
rezervarea ficutd pentru acel cadru. In contrast WRR si DRR permit o variatie,
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pand la o valoare maxima, a dimensiunii cadrului. Astfel ci, daca volumul de
trafic este inferior celui rezervat, poate fi pornit un cadru nou mai repede.
Ambele planificatoare sunt deci cu conservarea lucrului.

Garantarea serviciilor implicd protejarea clientilor de citre retea, fati de
comportarea incorectd a unor surse si fatd de fluctuatiile retelei. Sursele cu
comportare incorectd pot transmite pachete la o ratd mai mare decat cea alocati,
iar fluctuatiile retelei pot genera o ratd de sosire instantanee mai mare pe un
canal la un comutator oarecare, chiar daci la intrarea in retea canalul satisface
constrangerile alocarii de banda. Distorsionarea traficului de citre fluctuatiile
retelei sugereaza ca protectia sa fie implementata in interiorul retelei folosind o
disciplina de serviciu bazata pe rata [ZK]. Asemenea discipline asigura protectia
prin alocarea unei rate de serviciu garantata pentru fiecare canal, indiferent de
comportarea celorlalte canale.

Disciplinele de serviciu bazate pe rata pot fi clasificate in doud categorii,
in functie de politica adoptata: i) disciplinele de serviciu cu alocarea ratei care
servesc pachetele care au o rati mai mare, atita timp cat nu afecteazi
performanta celorlalte canale. Acestea sunt discipline cu conservarea lucrului,
dintre care pot fi amintite Delay-EDD, Virtual Clock si Fair Queuing, si ii)
disciplinele de serviciu cu rata controlata, care nu servesc sub nici un motiv
pachete cu rate mai mari. Ca exemple sunt Stop-and-Go, Jitter-EDD, HRR.
Toate aceste discipline sunt fira conservarea lucrului, ceea ce nu este o
coincidenta: doar disciplinele fara conservarea lucrului pot oferi o margine
superioara a ratei serviciului pe canal.

4.2.1 Planificatoare reprezentative

In literatura au fost propuse un numar mare de TSA. In acest paragraf vor
fi prezentate cele mai importante planificatoare §i proprietatile lor.

4.2.1.1 Primul sosit primul servit, FCFS

Cea mai simpla disciplind de servire avand o coada cu prioritati sortate
este disciplina FCFS (First-Come First-Served) sau FIFO (First-In First-Out).
Ordinea sosirii pachetelor determina complet ordinea servirii. Eticheta de timp
asignata fiecarui canal este chiar timpul de sosire a pachetului, iar pachetele sunt
servite conform timpului lor de sosire. Marele dezavantaj al FCFS este ca nu
ofera nici un fel de izolare intre canale. Daca unul din canalele virtuale prezintd
rafale mari, el va determina cresterea intarzierii pentru celelalte surse, afectandu-
le astfel calitatea serviciului. FCFS nu poate oferi nici o garantie despre
intarzierea limitd sau abaterea acesteia, independent de starea retelei. O sursa
care trimite pachete cu vitezd mare, poate monopoliza o parte arbitrara din
latimea de banda a liniei de iegire.
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4.2.1.2 Servirea impartiali, FQ

Ideea de baza la FQ este simpld [Kes]: dacd existi N canale care
partajeaza o linie de iesire, atunci fiecare va primi //N din litimea de bandi a
acestuia, cu rezerva ca dacd vreun canal utilizeaza mai putini banda decét cea
alocatd, diferenta este egal distribuita celorlalte. Acest lucru ar putea fi obtinut
printr-o explorare carusel bit cu bit a canalelor BR (Bit-by-bit Round-Robin),
ceea ce e total nepractic, deci FQ, doar incearca s emuleze BR. Fiecarui pachet
1 se asociaza un numdr de sférsit, care corespunde numarului trecerii in care ar fi
servit, daca serverul ar rula BR. Apoi pachetele sunt servite in ordinea
numarului de sfarsit, ceea ce face ca FQ si emuleze BR [ZK]. Daci se acordi
ponderi canalelor, li se pot aloca parti diferite de bandi; ponderea corespunde
numdrului de biti primiti de canal intr-o trecere daca s-ar rula serviciul BR. In
acest caz se obtine WFQ (vezi paragraful 4.2.1.4.).

La wviteze mari implementarea lui FQ este dificila deoarece pretinde
O(log(n)) operatii pe pachet, unde n este numirul de fluxuri conectate
(backlogged) care concureazi in comutator. Un flux se numeste conectat pe o
perioada 7" a unei executii, dacd pe acea perioada coada nu este niciodata vida.

4.2.1.3 Servirea impartiala stohastici, SFQ

Varianta stohastica a servirii impartiale a fost propusa de McKenney [SV]
pentru a elimina deficitele schemei propusa de Nagle, care a propus ca alocarea
intr-un comutator alocarea benzii liniei de iesire fluxurilor de intrare sa se faca
in functie de flux, si nu dupa topologie (vezi figura 3.2). In alocarea dupa
topologie, banda primitad de fluxuri scade exponential cu numarul de noduri
traversate. Daca W e liatimea liniei de iesire a comutatorului C3, fluxul F4 va
primi W:2, F3 va primi W4 iar Fl i F2 cate W.8. Apoi Nagle a propus ca
fiecare flux posibil sa aiba o coada separatéd pentru pachetele sale, explorate RR.
Dezavantajul schemei este ca nu se tine cont de lungimea pachetelor, ceea ce
poate duce la alocari de banda mai avantajoase fluxurilor cu pachete de
dimensiune mare.

In servirea impartiald stohastici SFQ (Stochastic Fair Queuing) se
foloseste rafinarea si inlantuirea pentru asocierea identificatorilor de pachete cu
cozile corespunzatoare lor. Desi ar trebui si existe teoretic cite o coada pentru
fiecare flux posibil, McKenney sugereazd cd sunt suficiente mai putine,
deoarece toate fluxurile care sunt rafinate in aceeasi galeatd sunt tratate la fel.
Numirul de cozi trebuie s fie un multiplu redus al numarului fluxurilor active.
Scade si complexitatea calculului rafinadri, fatd de 0(/) actualmente.
Dezavantajul este tratarea neimpartiald a fluxunlor care intrd in coliziune.
Garantarea impartialitatii este probabilisticd. Dacd indexul de rafinare este
suficient de mare fata de numarul de fluxuri active prin comutator, probabilitatea
non-impartialitatii e mica. Servirea cozilor se face RR, fara a fine cont de
lungimea pachetelor. Dacd nu existd tampoane libere pentru memorarea
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pachetului, ultimul pachet al celei mai lungi cozi e distrus. Implementarca
“furtului” de tampoane se face intr-un timp 0(1), folosind tehnica giletii de
sortare. Contributiile majore ale autorului sunt: algoritmul furtului de tampoane
si ideea folosirii rafindrii i ignorarea coliziunilor.

4.2.1.4 Ceasul virtual, VCL

Disciplina VCL 1incearci sa emuleze TDM, la fel cum FQ emuleazi BR
[XL]. Fiecarui pachet i se asigneaza un timp virtual de transmisie, timpul la care
pachetul ar fi transmis daca ar rula TDM; intr-un exemplu simplificat, dacd unui
client i se aloca o ratd a serviciului de 5 pachete / secunda, pachetelor de intrare
de la acel client li se pune eticheta de timp de 0,2 secunde fieciruia. Prin
transmiterea pachetelor in ordinea timpului virtual, VCL emuleazi TDM.

Timpul virtual de transmisie se determina prin masurarea ratei de sosire a
pachetelor precedente si cu rata medie de sosire specificatd de utilizator.
Eticheta 7S! este asociatd cu pachetul k din conexiunea i. Daca pentru aceasta

conexiune i, timpul real de sosire este A7, a pachetului de dimensiune !, si

o, este rata rezervatd conexiunii /, atunci eticheta de timp asociata acestui pachet
va fi:
th
IS* « Max (AT, TS )+ =
o)

i

Daca pachetul a sosit mai tarziu decat era asteptat el va fi lasat dupa un
timp maxim L /p, . Daca el soseste mai devreme, in cel mai rau caz el va fi lasat
la momentul 7$*' +1*/p, . Cazul cel mai defavorabil perceput de o aplicatie nu
va fi influentat de comportarea celorlalte conexiuni.

4.2.1.5 Procesorul generalizat, GPS

Partajarea cu procesorul generalizat GPS (Generalized Processor
Sharing), este o disciplind de planificare ideala (fig. 4.5). Multiplexarea GPS
este definitd tindnd cont de modelul de tip fluid, in care pachetele sunt
considerate infinit divizibile. Partajarea benzii rezervata de sesiune / este
reprezentata de numarul real ¢,. Fie B(r.r) setul de conexiuni existente in

Fluxul 1
Legatura de iesire
Fluxul 2

AATTITTINEEEEEENNENENY
P

Fig. 4.5 GPS presupune divizibilitatea infiniti a pachetelor. La fiecare
moment pot fi servite conexiuni multiple proportional cu rezervarea
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intervalul (z,r]. Daca r este rata serverului, serviciul W, (z,r)oferit conexiunii
care apartine de B(r,) este proportional cu ¢,. Aceasta inseamna ca:

W.(z,1)> _Z r(t—r) 4.2)

j< B(r, 1) J

Serviciul minim pe care aceasta conexiune il poate primi in orice interval
de timp este:

r(e-1), (4.3)

¢Y

2,9

unde V" este numarul maxim de conexiuni care pot exista in server in acelasi

timp. Astfel, GPS serveste fiecare conexiune la o ratd minima cel putin egald cu

rata sa rezervatd; in plus, excesul de banda disponibila de la sesiunile care nu-gi

folosesc rezervarile este distribuit celorlalte conexiuni, proportional cu

rezervarile lor. Efectul este o izolare perfecta, o impartialitate ideala si intdrzieri
cap la cap scazute ale sesiunilor.

Versiunea pachet cu pachet a algoritmului, cunoscuta ca PGPS sau

alocarea impartiald ponderata WFQ (Weighted Fair Queuing) a fost definita in
termenii ceasului care este crescut cu o rata egala cu

1

Zu Blr.1)¢’ .

Sistemul GPS este stimulat cu cel pachet cu pachet pentri a identifica
setul de conexiuni conectate la fiecare moment. Timpul virtual v(r) este o functie
liniard de timpul real 7, si panta sa se schimba in functie de numarul de sesiuni
ocupate si ratele lor de serviciu. La sosirea unui nou pachet, timpul virtual
trebuie calculat primul. Atunci se calculeaza eticheta de timp asociata pachetului

k a canalului virtual / astfel:
k

18" « Max (15", v(t))+ {7 , 4.5)

'

unde ‘ este dimensiunea pachetului k. Recent a fost propus o varianta
imbunatatita a lui WFQ si anume cazul cel mai defavorabil al servirii impartiale
ponderate W-FQ (Worst — case WFQ) pentru a creste si mai mult impartialitatea
algoritmului.

GPS pe durata transm151e1 unui pachet. Astfel, procesul de luare a unei decxzn

este O(}’), ceea ce face ca implementarea algoritmului sa fie costisitoare si in
cele mai multe cazuri prohibitiva.
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4.2.1.6 Servirea impartiali cu autosincronizarea, SCFQ

Pentru a reduce complexitatea lui WFQ, a fost impusa o implementare
aproximativa, denumiti SCFQ (Self Clocked Fair Queueing). In aceasta
implementare, eticheta de timp la sosirea unui pachet este calculati in functie de
pachetul curent aflat in serviciu. Astfel, daca 7S, indica timpul pachetului in
serviciu, si dacd noul pachet este pachetul k al sesiunii i, eticheta de timp a
noului pachet se calculeazi astfel:

IS¥ « Max(TS,, TS*')+ 5. (4.6)

crt?
1

Complexitatea algoritmului se reduce mult in acest fel. Pretul platit consta
in reducerea gradului de izolare dintre sesiuni, ceea ce face ca limita intarzierii
cap la cap sa creasca liniar cu numarul de sesiuni care partajeazi linia de iesire.
Astfel cazul cel mai defavorabil al intirzierii unui sesiuni nu mai poate fi
controlat doar prin controlul rezervarii sale, ca in PGPS. Intérzierile cap la cap
mai mari afecteaza si gradul de rafala al sesiunii in retea crescand necesarul de
memorie.

4.2.1.7 Planificarea cu oprire si pornire, SG

Planificarea cu oprire i pornire SG (Stop and Go) mentine traficul
“neted” la traversarea prin retea [ZK] fiind propusa de Golestani I. Timpul este
divizat in cadre de durata 7, atat pentru liniile de intrare cit si pentru liniile de
iesire. Intr-un cadru sunt eligibile pentru transmisie doar pachetele sosite in
cadrul precedent. Astfel se introduce o intarziere constantd, 8, 0 <@<7T. Toate
pachetele care sosesc intr-un cadru gi merg spre o anumita legatura de iegire sunt
intdrziate cu @ si sunt puse in cadrul de plecare corespunzitor. Conform
disciplinei SG, transmisia unui pachet poate fi améanatd pana la inceputul
urmdtorului cadru si deci algoritmul este fard conservarea lucrului. Daca
numarul maxim de pachete care pot ajunge la o conexiune, in timpul unui cadru
nu depaseste numarul de diviziuni rezervate din cadru, algoritmul poate asigura
o limita pentru intarziere §i pentru jitterul intarzierii. Prima problema care apare
este cd din cauza ci sistemul este fard conservarea lucrului, nu exista castigul
multiplexarii statistice. A doua problema este cea a finetei de alocare a benzii.
Deoarece atdt intirzierea cat i jitterul intarzierii sunt proportionale cu
dimensiunea cadrului sunt preferate cadrele mici. Totusi pentru a permite o
alocare cdt mai fina a benzii, dimensiunea cadrului trebuie sa fie mare. SG
permite deci lucrul cu dimensiuni multiple de cadre. in interiorul unui cadru,
ordinea de servire este arbitrara.

4.2.1.8 Planificarea carusel, RR

La planificatoarele carusel, RR (Round Robin) axa de timp este impartita
in cadre, de dimensiune maxima F. In plus, deoarece fluxurile pot avea cerinte
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diferite asupra benzii de frecventd, numirul de pachete care pot fi servite intr-un
cadru este limitat. Fiecarei conexiuni i este asociat un contor de credite, care
este decrementat de fiecare dati cand este servit un pachet al acelei conexiuni.
La inceputul fiecirui cadru numairitorul este initializat la valoarea traficului
maxim pe care il poate transmite conexiunea in cadrul respectiv, daci
numdratorul de credite este zero, conexiunea nu este eligibild pentru serviciu. Ca
si in SGQ intarzierea maxima este proportionald cu dimensiunea maximi a
cadrului. Necesitatea unui alocari cit mai rafinate a benzii de frecventa face si
se adopte cadre de dimensiuni mari §i deci creste limita intarzierii cap la cap.

Planificarea RR poate fi partinitoare daca fluxurile folosesc pachete de lungimi
diferite.

4.2.1.9 Planificarea carusel cu recuperarea deficitului, DRR

Problema principald a servirii carusel este nonimpartialitatea cauzati de
lungimea diferita a pachetelor [SV]. Planificarea carusel cu deficit DRR (Deficit
Round Robin) inlaturd acest dezavantaj, mentindnd dezideratul timpului
constant. Asigurarea fluxurilor se face ca la SFQ, iar servirea cozilor se face ca
la RR, cu un “cuantum” al serviciului asignat fiecarei cozi. Diferenta fata de RR
este cd in cazul in care o coadd nu a putut transmite un pachet intr-o rundi
precedenta din cauza lungimii prea mari, restul cuantumului precedent se adauga
la cuantumul pentru runda urmitoare. Astfel deficitul va fi recuperat, (vezi
figura 4.6). La inceput, toate variabilele CD (contor deficit) sunt initializate la

POINTER POINTER
RR ) RR
1| 20 750 | 200 500 ,\ 11 20 750 7/ 300
o s00 500 0 5| 00 500 500
5/ 200] 600 | 100 0 51200] 600 | 100 0
4] 50 700 | 180 0 4| 50 700 | 180 0
CUANTU 500 / CUANTU 500

Fig. 4.6 Planificarea carusel cu recuperarea deficitului DRR

valoarea zero. Indicatorul RR indica spre capul listei active. Cand prima coada
este servitd valoarea 500 a cuantumului este addugata la valoarea CD, (fig. 4.5a).
Dupa transmiterea pachetului cu lungimea 200, primei cozi it rdmén in CD, 300
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de octeti din cuantum, pe care nu ii poate folosi in runda curentd pentru ca
urmdtorul pachet este 750 octeti. Astfel, in runda urmatoare va putea trimite un
pachet de 800 de octeti, format din 300 octeti deficitul din runda precedent si
500 octeti cuantumul rundei in curs (fig.4.5b).

4.2.1.10 Planificarea carusel ierarhizati, HRR

Serverul HRR (Hierarchical Round Robin) [BZ, LMS] are cateva niveluri
de serviciu, iar fiecare nivel realizeazd un serviciu carusel pentru un numar fix
de diviziuni (vezi figura 4.7). Unui canal ii sunt alocate un anume numir de
diviziuni de serviciu §i serverul baleiazd diviziunile fiecirui nivel ciclic,
timpul de baleiere per nivel fiind timpul de cadru al acelui nivel. Ideea de bazi a

Cadru de nivel 1

L @

4 K
Diviziuni
Cadru de nivel 2

| [ [ ]@

Cadru de nivel 3

[TTTTT1?

*Serviciu carusel
Figura 4.7 Cadre HRR

HRR este alocarea unui parti constante de banda fiecarui nivel. Nivelurile
superioare primesc o banda de frecvente mai mare decét cele inferioare, astfel ca
timpul de cadru alocat nivelurilor superioare este mai mic decat timpul de cadru
al nivelurilor inferioare. Deoarece serverul realizeaza intotdeauna un ciclu
complet de parcurgere al diviziunilor intr-un cadru el poate furniza o limitd a
intrzierii canalelor alocate acelui nivel.

4.2.1.11 Planificarea cu intarzierea datei planificata anterior, DEDD

In planificarea clasica EDD (Earliest Due Date) fiecarui pachet 1i este
asignat un timp de expirare iar pachetele sunt transmise in ordinea crescatoare a
acestuia. DEDD (Delay EDD) este o extensie a acesteia, in care serverele
negociazi cite un contract de serviciu cu fiecare sursa. Contractul stabileste ca
daca sursa respecti o anumita rata maxima §i medie, atunci serverul va furniza o
limita a intarzierii. Problema cheie este asignarea timpilor de expirare a
pachetelor. Serverul asigneaza timpul de expirare la timpul la care el ar trebui
trimis ca si fie receptionat conform contractului. Acesta este tocmai timpul
estimat de sosire insumat cu intirzierea limita din server. De exemplu, daca un
client promite ca va transmite pachete la fiecare 0,2 secunde si limita intarzierii
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in server este 1 secunda, atunci pachetul k de la client va primi un timp de
expirare 0,2 k +1. Daca banda de frecvente se rezervi conform ratei maxime de
transmitere, DEDD poate asigura o intarziere limita sigura fiecarui canal.

4.2.1.12 Planificarea DEDD cu controlul jitterului, JEDD

Disciplina JEDD (Jitter EDD) extinde DEDD pentru a furniza o limita a
jitterului, abaterii, intarzierii, atit pentru intarzierea minima cit si pentru cea
maxima. Dupa ce pachetul a fost servit la fiecare server, lui i se inscrie diferenta
dintre timpul de inscriere si timpul de terminare actual. La intrarea in urmitorul
comutator, un regulator blocheaza pachetele pe durata acestei diferente inainte
ca el sa devina eligibil pentru planificare. Acest lucru furnizeazi garantia asupra
intarzierii minime §i maxime. In figura 4.8 este prezentat modul de progresare al
pachetului prin doud comutatoare adiacente.

Intarzierea limita ‘:

)
1
i
i L. preante

Intarziere constanta J eligibilitate
»

Comutator
'E' q Expirare k
jimp de 1 | tim
isosire Se:'rwre i P
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: l » k 4 1
| —
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| sosire timp
5 Bariera de
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«

Figura 4.8 Servirea unui pachet la JEDD

4.3 Parametrii planificatoarelor

Existd o serie de metode pentru proiectarea planificatoarelor in retele cu
integrarea serviciilor [Ast, BC, CC]. Majoritatea dintre ele pleacd de la ideea ca
traficul de timp real este prioritar fata de traficul de date, aplicind conceptul de
prioritati statice. Aplicatiile de prioritate mica vor putea folosi resursele retelei
numai dacd nu sunt active aplicatii de prioritate ridicata care sa solicite acele
surse.

In sistemul MARS [SV1] exista trei clase de baza pentru trafic §i anume:
i) traficul cu intarziere garantata este cel mai prioritar, ii) traficul care pretinde
doar o margine pentru pierderea de celule constituie a doua clasa si iii) traficul
de efort maxim, cel mai putin prioritar, constituie a treia clasa. Sistemul asigurd
garantii pentru intreaga clasa de trafic nu pentru conexiunile individuale; astfel
orice conexiune dintr-o anumita clasd de trafic poate sa afecteze performanta

71

BUPT



celorlalte conexiuni ale clasei. Prin simulare se identifica conditiile in care
sistemul poate garanta o anumitd performanti. Controlul admisiei se face in
urma rezultatelor simulrilor, rezultate care depind de caracterizarea traficului.
Dar pe masura ce apar noi aplicatii, caracterizarea devine imposibil de ficut.

Clark, foloseste o metoda similard de caracterizare a claselor de trafic,
desi metoda de asigurare a garantiilor diferd. Sunt tot trei clase de trafic si
anume: 1) traficul cu intarziere garantati are prioritate maxima. Se foloseste aici
o planificare impartiald ponderata WFQ (Weighted Fair Queuing) pentru izolare
conexiunilor clasei, ii) aplicatiile adaptive formeazi clasa urmitoare care pot
folosi doar latimea de banda ramasa de la prima clasi. Controlul admisiei pentru
aceastd clasa este extrem de dificil, din cauza priorititilor statice dintre cele
doud clase; iii) traficul de efort maxim foloseste doar litimea de bandi ramasi
de la primele doua.

Solutia Tenet [KKMMR] introduce trei tipuri de garantii de QOS si
anume: i) garantii deterministe pentru clasa cea mai prioritard prin admisia pe
baza ratei de varf si folosirea disciplinei de planificare DEDD. Implementarea
este costisitoare deoarece pretinde remodelarea traficului fiecirei conexiuni in
fiecare comutator; ii) garantii statistice pentru clasa a doua de prioritate.
Controlul admisiei se face pe baza ratei de varf i ratei medii a conexiunilor, iii)
nici o garantie pentru traficul de efort maxim.

Cea mai generald abordare este cea a lui Sriram [SV1] care propune o
arhitectura unificata de planificare, independenta de priorititile statice. Pentru
toate clasele de trafic este folosit un planificator comun, de tip carusel ponderat
WRR (Weighted Round Robin). Cele doui clase sunt: i) clasa aplicatiilor cu
intirziere garantatd incarcate intr-o coada separatd a planificatorului RR, care
primesc o parte garantatd din litimea de bandi a liniei de iegire §i, ii) clasa
aplicatiilor de joasa prioritate, incarcate intr-o altd coada a planificatorului RR.
Desi nu existd un mecanism de izolare pentru clasele de trafic de prioritate mai
micd, schema nu determinid blocarea conexiunilor de prioritate mica, ca in
metoda prioritatilor statice. Claselor de prioritate mica li se garanteaza primirea
unei parti minime din latimea de banda, chiar daca exista in agteptare pachete cu
prioritate ridicata. Totusi, nu sunt afectate marginile intérzierii i productivitafii.

Necesitatea alocarii unei benzi minime traficului de efort maxim a fost
sesizatd si de Clark, precum §i de specificatille pentru traficul ABR ale
Forumului ATM [SV1, SV]. Unele din metodele precedente presupun lucrul in
mod nonconservativ pentru clasa de prioritate maxima, astfel incét sa poata fi
servitd si clasa de prioritate mica. Deci, algoritmul de planificare trebuie sd
functioneze ca un mecanism central de distribuire a benzii intre conexiunile de
prioritate maxima cu garantarea intarzierii §i conexiunile de prioritate mai mica.

Clasificarile mecanismelor de planificare tineau cont fie de arhitectura
interna a planificatorului fie de modul de lucru conservativ sau nu, ignorand
cerintele reale ale aplicatiilor. Conform cu aceste cerinte, cateva caracteristici
ale planificatoarelor sunt:

1) Scalabilitatea: algoritmul trebuie sa poata lucra bine in comutatoare cu

un numir mare de conexiuni i cu linii cu o gama extinsa de viteze.
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2) Intrzierea redusd cap la cap: algoritmul trebuie si poati garanta
intarzierea cap la cap pentru sesiunile individuale. in modul de lucru
conservativ, intarzieri scazute cap la cap implicd un necesar redus de
tampoane de memorie pentru a garanta ci nu se pierd pachete. Astfel,
selectarea unui anume planificator poate afecta direct costul
implementarii.

3) Izolarea fluxurilor: algoritmul trebuie sa izoleze sesiunea unei aplicatii
de efectul nedorit al altor sesiuni, care pot avea o comportare
necorespunzdtoare, pentru a fi capabil s mentind garantiile asupra
QOS. Izolarea este necesard daca se folosesc mecanisme de urmdrire
pentru formarea fluxurilor in punctele de intrare in retea, deoarece
fluxurile se pot transforma in rafale in retea [SSD, RB, LT, LSY]

4) Utilizarea: algoritmul trebuie sa foloseasca eficient litimea de bandi a
liniei, deci trebuie si obtind castigul maxim prin multiplexarea
statistica. El trebuie deci sa fie capabil sa manevreze eficient sursele in
rafala.

5) Impartialitatea: latimea de banda disponibild a liniei trebuie impartita
echitabil intre conexiuni. Algoritmi cu aceleasi garantii despre
intdrzierea maxima pot diferi semnificativ in ceea ce priveste
impartialitatea. Un algoritm neechitabil poate oferi in intervale de
timp, rate diferite de serviciu unor conexiuni cu aceeasi rata rezervata.

6) Simplitatea implementdrii: algoritmul trebuie si fie usor de
implementat, deoarece in retelele ATM timpul disponibil pentru luarea
si indeplinirea unei decizii a planificatorului este extrem de scurt.
Aceasta implicd o implementare prin hardware. Implementarea prin
software ar fi potriviti la viteze scdzute sau dimensiuni mari de
pachete, dar decizia de planificare trebuie luata la rate apropiate de rata
pachetelor.

Tinand cont de aceste caracteristici pot fi definite trei masuri de apreciere

a algoritmilor de planificare: i) garantiile asupra intarzierii cap la cap, ii)
impartialitatea si ii1) simplitatea de implementare.

4.3.1 Garantii asupra intérzierii cap la cap

Algoritmul trebuie sa garanteze intarzierea cap la cap fara o subutilizare
severa a resurselor retelei. Pentru un algoritm ideal de planificare comportarea
intarzierii trebuie sa aibd urmatoarele atribute:

- insensibilitatea la structura traficului altor sesiuni: aceasta este o
masurd a gradului de izolare asigurat de planificator sesiunilor
individuale;

- intarzierea limiti trebuie si fie independenti de numarul de sesiuni
care partajeazi linia de iesire pentru ca planificatorul si poata lucra i
in comutatoare destinate unui mare numar de fluxuri;
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- capacitatea de a controla intrzierea limiti a sesiunii, controldnd doar
latimea de banda rezervata. Aceasti proprietate a algoritmului poate
duce la cresterea flexibilititii in realizarea compromisului intirziere-
banda.

Dupa cum se vede sunt trei atribute corelate. Pentru o sesiune, intirzierea

in cel mai defavorabil caz, poate diferi mult de la un algoritm de planificare la
altul.

4.3.2 Impartialitate

Algoritmii de planificare capabili si asigure aceleasi garantii despre
intarziere pot avea mari diferente in comportarea impartiald. Anumite
planificatoare pot penaliza sesiunile pentru serviciul primit in exces datoriti
rezervarilor anterioare, pana cand alte sesiuni vor primi resursele
corespunzatoare serviciului normalizat. Pot deci apare inechititi pe intervale
mici. Nu s-a ajuns incd la o metoda general acceptata de definire a impartialitatii
planificatoarelor.

In general, dorim ca sistemul i) sd serveasca intotdeauna conexiunile
proportional cu rezervarile, ii) si distribuie banda neutilizatd proportional
sesiunilor active, iii) sesiunile si nu fie penalizate pentru banda primita in exces
pe timpul inactivitatii altor sesiuni. Dupa Golestani [SV1] parametrul
impartialitate a algoritmului de planificare apare ca diferentd maxima dintre
serviciul normalizat primit de doud conexiuni pe un interval in care amandoud
sunt active. De exemplu algoritmul GPS serveste fiecere sesiune la rata minima
egald cu cea rezervata, iar excesul de banda datorat sesiunilor inactive este
distribuit celor active proportional cu rezervarile lor. Aceasta duce la o izolare
perfecta, impartialitate ideala §i intarziere scazuta cap la cap.

Algoritmul Virtual Clock [ZK, RF, KKK, GoV, KMR] nu limiteaza
diferenta dintre serviciile primite de cele doud sesiuni pe un interval mai mic
decat perioada de conectare. Acesta este rezultatul planificatorului care incearca
sa emuleze TDM static, pe baza medierii ratei serviciilor sesiunilor individuale.
La Virtual Clock intervalul de mediere poate fi oricdt de lung. Un exemplu tipic
de neechitate a acestui planificator este (vezi figura 4.9) in care doud conexiuni
partajeaza aceeasi linie de iesire si au alocate parti egale de banda. Presupunem

cvi [0010 gojoan g[0oo 0]
cvz] 1] L 1]
Iesirer T I[]II]I---I]I]

Figura 4.9 Exemplu de comportare neechitabili a algoritmului Virtual Clock

ca fiecare pachet are lungimea unitara si rata serverului este tot unitard. In
intervalul 1-1000 doar CV1 este activ si transmite 1000 de pachete. La
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momentul 1000 devine si CV2 activ si transmit ambele CV-uri. Planificatorul
ruleaza algoritmul de ceas virtual iar serverul este cu conservarea lucrului, astfel
ca va servi toate cele 1000 de pachete ale CV1 pana la t = 1000, urmatorul
pachet de la CV1 va primi eticheta de timp reflectind media serviciului primita
de CV1 pana la 1000. Astfel CV1 va fi blocata pana la t = 1500, cand etichetele
de timp ale CV1 si CV2 devin egale. Daca nu este limitat gradul maxim de
rafald, intervalul in care este interzis serviciul pentru conexiunile active poate
creste la infinit.

Planificatorul GPS e la cealaltd extremd, unde nu se mentine nici o
evidenta a utilizarii anterioare a benzii. in exemplul precedent GPS va servi egal
ambele CV-uri si dupa t = 1000, indiferent ¢ CV1 a primit un serviciu in exces
mai inainte. De remarcat este cd, conform noii definitii, este inevitabild o
oarecare inechitate pe termen scurt, la orice planificator lucrand la nivel de
pachete, atunci cand fiecare pachet este servit. In practica putem pretinde doar
ca diferenta dintre serviciile normalizate primite de doud sesiuni s fie constanti
s limitata.

4.3.3 Complexitatea implementarii

Algoritmul de planificare trebuie sa poata fi implementat hardware, in
retele de mare viteza si este de dorit sa aiba complexitatea de timp independenta
de numarul de conexiuni. Dacd numarul de conexiuni care pot partaja linia de
legire este V, implementarea planificatorului cu priorititi sortate are trei pasi
principali la procesarea celulelor:

1. Calculul etichetei de timp: planificatorul PGPS are cea mai mare
complexitate, deoarece in paralel trebuie emulat planificatorul GPS pentru
actualizarea timpului virtual. In cel mai rau caz rezultatul simulirii poate
duce la un antet (V) al procesului pe transmisia pachetului. Pe de alta parte,
atat la VCL cat si la Self-Clocked FQ, calculul etichetelor de timp necesita
doar un numdr constant de operatii, rezultdnd complexitatea (/) in cel mai
rau caz.

2. Inserarea in lista cu prioritati sortate: prima celuld a fiecarei cozi a sesiunii
trebuie memorata intr-o lista de prioritati sortate. Cand o celuld ajunge la o
coada vida, inserarea sa in lista de prioritati pretinde O(log V) pasi;

3. Selectia celulelor cu eticheta minimd de timp pentru transmisie: deoarece
celulele sunt memorate intr-o structura de prioritati sortate regasirea celulei
cu prioritate maxima se face intr-un timp O(log V).

Ultima operatie este identica pentru orice arhitectura cu prioritati sortate.
A fost propusi o implementare paraleld a acestei operatii cu o complexitate 0(1)
de timp, utilizand un set de 0(}) de elemente de procesare.

Algoritmii bazati pe cadre ca WRR si DRR pot fi implementati intr-un
timp (1), fara nici un calcul de eticheta de timp. Dar acesti algoritmi duc la o
intarziere care creste liniar cu numarul de sesiuni care partajeaza linia de iegire.
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Practic, algoritmii de planificare trebuie si realizeze un compromis intre
complexitatea implementarii si celelalte proprietati dorite ca intarziere scazuta si
inechitate pe termen scurt limitata.
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Capitolul 5

ALGORITMI DE IMPLEMENTARE A

REZERVARILOR DE BANDA iN COMUTATOARE

CU MEMORARE LA INTRARE

Problema planificarii pachetelor in comutatoarele cu memorare la intrare
poate fi simplificata divizdnd-o in doua: i) planificarea transmisiei intre porturile
de intrare P/ spre acelasi port de iesire PE, ii) respectiv planificarea pachetului
pentru P/ ales [AOST]. In cele ce urmeaza va fi tratatd doar prima problemi a
implementdrii rezervarilor de banda intre porturile de intrare si de iesire, pentru
o arhitectura fara blocare, tindnd cont de limitarile comutatoarelor cu memorare
la intrare. Problema comutarii poate fi redusi la cea a asocierii intr-un graf
bipartit (vezi § 4.1). Dimensiunea fixa a celulelor ATM permite utilizarea
algoritmului de asociere pentru planificare unde, controlerul alege un subset de
pachete din cozile de intrare, in fiecare ciclu, gi le planifici simultan. Algoritmii
optimali existenti pentru asocierea bipartitd au o complexitate de O(N°), N fiind
numdrul de porturi ale comutatorului. Practic ei nu pot fi folositi in retele ATM,
unde timpul disponibil este cel de transmisie a unei celule. in plus, ei sunt
seriali, deci nu pot beneficia de operarea paralela pentru a le creste viteza.

5.1 Algoritm paralel de asociere probabilistici
iterativa, PIM

Algoritmul paralel de asociere iterativa probabilistica PIM (Probabilistic
Iterative Matching), propus de Anderson, Owicki si Saxe [AOST] ofera o
asociere maximald pentru planificator fiind simplu §i usor de implementat in
hardware.

Scopul algoritmului de planificare propus de Anderson este de a gasi
rapid pachetele de intrare — iesire fira conflicte, luand in considerare doar acele
perechi care au celule memorate pentru transmisie. Procesul de asociere
determina care intrari si spre ce iegire vor transmite celule intr-o diviziune datd
de timp. Se are in vedere, pentru evitarea efectului HAL, un acces aleator la
tamponul de intrare, astfel ci o intrare poate transmite spre oricare din iesirile
pentru care are celule memorate. Conditia pusa este insd ca fiecare intrare sa
poati fi asociata cu cel mult o iesire, respectiv o iesire s poata fi asociata cu cel
mult o intrare. Algoritmul paralel de asociere iterativd propus in [AOST]
foloseste calculul paralel, accesul aleator si calculul iterativ pentru a realiza
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asocierea cat mai eficient. Initial, toate intrarile si iesirile sunt nesociative. Se

parcurg urmadtorii trei pasi:

1) Fiecare intrare are neasociatd transmite cite o cerere spre fiecare iesire
pentru care are celule memorate.

it) Daca una din iesirile neasociate primeste cateva cereri, ea va alege in mod
aleator una dintre ele, spre care isi transmite acordul.

ut) Dacd o intrare primeste citeva acorduri alege aleator unul dintre ele si
trimite spre iegirea respectiva un semnal de acceptare.

Fiecare dintre acesti pasi se desfagoara independent si in paralel pentru
fiecare pereche de porturi de intrare — iegire. Nu existd un planificator central.
Astfel, la sfarsitul unei iteratii a protocolului, vom avea o asociere legald a
intrérilor i a iesirilor. Deoarece mai multe intrari §i nu una singura poate trimite
cereri spre aceeasl iegire, in etapa de acord se alege dintre ele, astfel incat fiecare
iesire sa fie asociatd cu cel mult o intrare. Mai multe iesiri pot si-si trimitd
acordul spre aceeasi intrare, daca intrarea a transmis mai multe cereri. In faza de
acceptare, aceasta intrare alege unul dintre acordurile primite, astfel incat fiecare
sa fie asociatad cu cel mult o iegire. Desi dupa o iteratie asocierea este legala mai
pot ramane intrari neasociate cu celule memorate pentru iegiri neasociate. O
iesire al carui acord nu a fost acceptat, raimane apta de a fi asociatd cu una din
intrarile care n-au primit un accept. Pentru rezolvarea acestei situatii se repeta
protocolul de cerere, acord si acceptare, fard perechile asociate in iteratia
anterioard. In abordarea propusi efectul HOL nu mai apare, deoarece se
considera la fiecare iteratie toate conexiunile posibile.

In fig. 5.1 este prezentata o iteratie a algoritmului paralel de asociere
iterativd. Sunt emise cinci cereri, din care trei primesc acordul §i doud sunt
acceptate. Mai departe, la sfarsitul primei iteratii, rimane o cerere, de la intrarea

0 [o] 1 0 0 0 0 — X |0
! 1ol 11| R 1
2 2] > 2 2 / 2 2 2
3 Z> 33| [l 303 B X |3

Fig. 5.1 Algoritmul PIM de asociere probabilistic iterativ (0 iteratii)

3 la iesirea 3, neasociati cu iegirea. Aceasta cerere va fi din nou emisd si i se va
transmite acordul §i acceptarea in a doua iteratie, dupa care nu mai ramane alte
asocieri de facut. Dupa un numar de iteratii, rezultatul asocierii paralele iterative
este folosit la initializarea comutatorului pentru urmatoarea diviziune de timp.
Celulele sunt atunci efectiv transmise prin comutator §i se relanseaza in lucru
algoritmul paralel de asociere iterativa, pentru urmatoarea diviziune de timp.
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Algoritmul ia in considerare, pentru asociere, fluxurile care au deja celule
memorate precum si fluxurile ale ciror celule au sosit intre timp.

Asocierea paralela iterativi poate fi generalizata pentru operarea in
comutatoare pe mai multe niveluri &, ca de exemplu un comutator Batcher —
Banyan. Avand & niveluri, pentru o singura pereche de intrare — iesire exista k
cai distincte prin comutator [Tane]. La un astfel de comutator pot fi livrate
aceleasi iesiri, intr-o singura diviziune de timp, pana la k celule (ceea ce evident
implica existenta unor tampoane de memorare la iesire deoarece o singura celula
poate fi transmisa intr-o diviziune). Algoritmul se modifici in acest caz
permitdnd fiecarei iesiri si transmiti pand la k acorduri in planul (2).
Modificarea este asemanatoare daca algoritmul se aplica unor comutatoare care
permit transmiterea, intr-o diviziune, a mai multor celule nu doar una singura.
Problema principald este numarul de iteratii necesar algoritmului paralel de
asociere probabilistica iterativa pentru a-gi incheia lucrul, adicd de a ajunge in
acel punct in care nu mai existd intrdri, cu celule memorate, neasociate cu
iesirile corespunzitoare. in cel mai rau caz, pentru un comutator NxN sunt
necesare N iteratii §i anume in cazul in care toate acordurile se referd la aceeasi
intrare. Daca situatia s-ar repeta, asocierea iterativa paraleld nu ar fi mai rapida
decit un algoritm serial de asociere. Pe de alta parte, in cel mai bun caz, acordul
fiecarei iesiri este destinat la cate o intrare distinctd, caz in care algoritmul are
nevoie doar de o iteratie pentru a-si incheia lucrul.

Pentru a evita cazul cel mai defavorabil se ataseaza [AOST] fiecarei iesiri
cate un generator independent de numere aleatoare. lesirile aleg care intrdri sa-i
trimitd acordul, conform cu aceste generatoare, ceea ce face putin probabila
aparitia cazului cel mai defavorabil. Folosind aleatorizarea acordurilor
algoritmul are nevoie in medie de 0(log N) iteratii, deoarece in fiecare iteratie se
rezolva in medie % din numarul de cereri nerezolvate ramase. Astfel daca un
comutator 16 x 16, va rula patru iteratii, numarul de cereri rezolvate este cuprins

intre (99,9 + 100) %, in functie de incarcarea cu trafic.

Tabelul 5.1 Procentul de asocieri totale gisite in k iteratii pentru sarcini uniforma

Pr. {intrarea i sa aibi o celuld Numir de iteratii (K)
pentru iesirea j} 1 2 3 4
0,10 87 % 99,8 % 100 % _—
0’25 75 % 97,6 % 99,97 % 100 %
0.50 69 % 93 % 99.6% | 99.997 %
0.75 66 % 90 % 98.6% | 99.97%
1,00 64 % 88 % 97 % 99.9 %

In tabelul 5.1 [AOST] sunt prezentate rezultatele .simul.érilor' folosind
algoritmul PIM, efectuate pentru a determina numdrul practic d? iterafii necesar,
cu diferite structuri de cereri. Practic se prefera ca algoritmul s lucreze timp de
patru iteratii, decat pana la epuizarea sigurd a numarului de cereri rdmase

nerezolvate.
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Pentru evaluarea performantelor algoritmului paralel de asociere iterativi
a fost ficutd comparatia cu servirea FIFO, respectiv cu servirea cozilor de
memorare de la iesirea comutatoarelor, OB, servire considerati perfecta POQ
(Perfect Output Queuing). Tehnica FIFO este usor de implementat, dar are
performante scazute; tehnica POQ nu se preteazi la implementare chiar pentru
comutatoare de dimensiuni moderate la viteze de Gbps, dar indica performanta
optimd a unui comutator cu resurse hardware nelimitate. La sarcini mica (fig.
5.2) cei trei algoritmi au aproximativ aceeasi performantd, deci, cu exceptia
costului implementarii nu conteazi care dintre ei este folosit. La incdrcarea
medie, tehnica FIFO conduce deja la intarzieri importante, din cauza efectului

A 25
Intarziere
(celule) 20 Memorare
la iesire
15_]
Asociere
paralela
104 iterativd

FIFO \

T T 1 T L T T T T
00 0.1 02 03 04 05 06 07 08 09 10
Incarcare
Fig. 5.2 Performantele unor algoritmi de planificare, la incircarea uniformi

HOL; ceilalti doi algoritmi au intdrzieri destul de apropiate, ceva mai mare
pentru asocierea paralela iterativa. Diferenta apare deoarece in cazul memordrii
la iesire, o celuld memorata este intdrziata doar de celelalte celule ale aceleasi
iesiri. In asocierea paralela iterativid o celuld memoratd trebuie si concureze
pentru linie atit cu celulele memorate la aceeasi intrare cat si cu celulele
destinate aceleasi iesiri. In sarcina mare performanta celor doi algoritmi este
foarte apropiata. Chiar si la sarcina mare, intdrzierea de memorare a algoritmului
PIM este rezonabila, sub 13 us la o utilizare de 95% a liniilor.

5.2 Numirul de iteratii al algoritmului PIM

Pentru un comutator N x N, algoritmul PIM ajunge la asocierea maximala
in O(log N) iteratii in medie; aceastd margine este independentd de structura
cererilor. Ideea de baza a demonstratiei consta in observatia ca daca o iesire
neasociati primeste o cerere, o iteratie a algoritmului va consta fie din: i)
asocierea iesirii cu una din intrarile care i-au emis cereri, ii) fie din asocierea
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celor mai multe intrari care au emis cereri spre acea iesire sau spre alte iesiri.
Rezultatul este ci fiecare iteratie reduce, in medie, numarul de cereri de % ori
minim. O cerere este nerezolvatd daca atit portul siu de intrare cét si cel de
iesire rdmédn neasociate. Consideram separat cererile spre fiecare iesire.
Presupunem ca o iesire Q primeste cereri de la # intréri intr-o iteratie anumiti. O
parte din cele # intrari vor emite cereri gi primi acorduri de la alte iesiri decat Q,
ar restul nu vor primi acorduri de la iesirile respective. Fie k numarul de intrari
care sunt cereri spre Q si nu primesc alte accepturi. Q alege aleator una din cele
n intrdri pentru ai trimite un acord. Deoarece Q alege echiprobabil dintre cererile
intrarilor si alegerea lui Q este independentd de alegerile ficute de celelalte iesiri
probabilitatea ca Q s accepte una din iesirile intrarilor care nu au concurat
pentru o alta iesire este k'n. In acest caz, acordul lui Q va fi acceptat si ca
rezultat toate cele n cereri spre Q vor fi rezolvate: una va fi acceptata, iar restul
nu vor fi niciodata acceptate.

Pe de alta parte, cu probabilitatea / - (k'n), Q va trimite un acord spre o
intrare care mai primeste acorduri i de la alte intrari. Dacd intrarea alege
intrarea lui Q pentru acceptare, toate cererile spre Q au fost rezolvate. Dar chiar
daca acordul lui Q nu este acceptat, toate cele n - k intrari care au primit un
acord vor fi asociate (la alte iesiri) in timpul acestei iteratii; nici una din cele n -
k cereri spre Q nu ramén pentru iteratia urmatoare.

Astfel, cu probabilitatea £ “ n toate cererile spre Q sunt rezolvate, iar cu
probabilitatea / — (k / n) cel mult k cereri rdman nerezolvate. Ca rezultat,
numarul mediu de cereri nerezolvate spre Q este cel mult (/ — (k "n)) x k care nu
este mai mare ca n ./ 4 pentru orice k. Cum se incepe cu cel mult N? cereri,
aceasta duce la consecinta cd dupa a /-a iteratie, numdarul de cereri nerezolvate
este cel mult N>+

Riamane de aratat ca algoritmul atinge asocierea maximald, in medie in
O(log N) pasi. Fie C pasul in care §i ultima cerere este rezolvatd. Atunci,
valoarea estimata a lui C este:

E[(‘]:fjipr (=) (5.1
sau )
E[(']:Zi[’r(('>i) (5.2)

Dar probabilitatea ca (© [ este tocmai probabilitatea ca cel mult o
asociere sa ramani nerezolvata la sfarsitul celei de-a /-a iteratii,

PriC >i }: Z Pr {sd ramdnd j cereri dupd i iterati} (5.3)
g1
inlocuind suma cu o suma evident mai mare, rezulta: ‘
CoN=ST jPr Lsd ramdndj cereri dupd i iteratii} < N (5.4)
PriC>iy=3 jPr {saramdndj T ri} < =

J
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ultima inegalitate provenind din marginea dedusa anterior pentru numarul mediu
de asocieri nerezolvate dupi a i-a iteratie.

Deoarece  probabilitatea nu poate fi niciodata supraunitars,
Pr{C >i}<min(1,N?/+). Substituind in (5.2), rezulta

E{C}sg min(l, ’Z—) (5.5)

Cum N’ =4 cand log, N =i, suma nu are mai mult de log, N termeni cu
valoarea 1, restul sumei fiind o serie de puteri marginiti prin 4/3. astfel

E[C]= log,N +§. (5.6)

Algoritmul poate furniza doar o limitd dar este foarte eficient in
mentinerea liniei de iegire in stare de utilizare. Nu are insd nici un mecanism de
alocare a benzii unei linii de iegire intre liniile de intrare cu trafic destinat ei. El
poate doar garanta ca fluxurile celor N intrari care concureazi pentru o linie de
iesire vor primi cate /N din banda acelei linii. Nu permite o alocare flexibild a
benzii §i nu asigurd impartialitatea intre P/-urile care transmit spre acelasi PE,
cand solicitarile lor de banda nu sunt identice.

Pentru acest algoritm au fost propuse douad alternative pentru a putea
asigura garantii asupra benzii. Prima varianta se refera la traficul CBR, si are in
vedere o planificare expliciti a transmisiei pachetelor intre perechile de intrare-
iegire, tindnd cont de cererile de bandi de frecventa ale fiecdrui flux. Problem
care apare este insa ca traficul de timp real nu este mereu la fel cu cel CBR, ci
prezinta deseori rafale. In plus, complexitatea calculului perechilor de intrare-
iesire nu permit schimbari prea dese in cererile de banda ale fluxurilor. A doua
variantd numitd asociere statici permite o alocare mai flexibilda a benzii
perechilor de intrare-iesire in competitie. Aici procesul de asociere este
declansat de PE-uri. Fiecare PE genereaza un semnal de acceptare pentru
selectarea aleatoare a unui P/, cu probabilitatea datad de banda rezervata de PI.
Fiecare P/ care primeste semnale de acceptare, selecteaza unul dintre accepturile
iesirilor, dupa ce a ponderat fiecare accept cu o distributie de probabilitate. Cum
procesul de asociere este initiat de PE-uri, este posibild selectia unu P/ care nu
are pachete de transmis, ceea ce limiteaza eficienta algoritmului la 72% din
capacitatea liniei de iesire. In plus, algoritmul pretinde calculul catorva
distributii de probabilitate la fiecare pas, ceea ce face dificild implementarea
hardware.
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5.3 Asocierea probabilistici cu filtrarea cererilor,
APFC

In cele ce urmeazi se propune un nou algoritm, pe care l-am denumit
“asociere probabilistica cu filtrarea cererilor” APFC, care permite o alocare
flexibila a latimii de bandi intre intrarile comutatorului care partajeaza aceeasi
linie de iesire. APFC aloci intrarilor de bandi legitura de iesire, conform cu
rezervarile facute in faza de control a admisiei i poate garanta ca traficul
fiecarei intrari i5i primeste partea din banda legiturii de iesire. Algoritmul
asigurd §i o izolare intre fluxurile sosite la doua P/ distincte si dirijate spre
aceeasi legétura de iesire; astfel comportarea incorecti a unor surse nu va afecta
celelalte fluxuri. Latimea de banda care poate fi alocata fluxurilor de timp-real e
limitatd doar de algoritmul in sine si poate ajunge la 85-95%. Hardware-ul
necesar implementarii este modest, mult mai redus decét cel necesar planificarii
precalculate si asocierii statistice. Garantiile asigurate de algoritm sunt
probabilistice, ca si in cazul asocierii iterative probabilistice.

Consideram un comutator fard blocare cu memorarea pachetelor de
intrare, cu N porturi. Fiecare legiturd de intrare sau iesire poate fi partajata de
mai multe fluxuri. Un pachet care soseste la un P/ poate apartine unuia din
fluxurile care partajeaza respectiva legatura de intrare; pachetul este dirijat de
comutator spre PL corespunzitor respectivului flux, unde este multiplexat cu
alte fluxuri partajand aceeasi legiturd de iesire. In general, aceeasi pereche de
porturi sursa destinatie poate fi partajatd de mai multe fluxuri. Fluxurile care
ajung la acelasi P/ si sunt destinate la acelasi Pk vor fi denumite conexiune.
Planificatorul nu poate face distinctie, datoritd schemei noastre de implementare
a rezervarilor de banda, intre fluxurile individuale apartinand aceleasi conexiuni.

Alocarea latimii de banda la nivelul fluxului se poate face combinand
algoritmul APFC propus cu un algoritm de planificare pentru alocarea benzii
agregate a legaturii, intre fluxurile care partajeaza legitura. Astfel planificarea
poate fi impartita in doud niveluri: .

1 - planificarea la nivel de conexiune. Fiecare P a comutatorului
selecteaza PI de servit, in functie de rezervarile de banda de nivel de conexiune.

2 - planificarea la nivel de flux. Fiecare P/ selecteazd un pachet de la
unul din fluxurile de intrare partajind aceeasi conexiune intrare-iesire, /-£ in
functie de partea ce-i revine din banda totala de frecvente. . o

APFC rezolva prima problema prin alocarea explicitd a unei parti din
banda fiecarei legaturi de iesire, setului de fluxuri destipate el dﬁ la ﬁecareT
legitura de intrare. Daca cererea totala de banda a ﬂuxun}or partajand aceeasi
conexiune de /-£ nu depaseste rezervarea, atunci garantiile lor refentqarg la
bandi pot fi satisfacute independent de cererile de banda ale altor conexiuni de
I.E. Rolul APFC este cu alte cuvinte, sa aloce resursele comutatorului intr-o
maniera corectd, iar nivelul doi al planificarii trebuie folosit pentru alocarea
benzii legaturii de iegire intre fluxurile concurente.
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Pentru implementarea rezervarilor, impartim axa de timp in cadre, fiecare
avand un numdr fix de diviziuni. La retelele ATM o diviziune corespunde
timpului de transmisie a unei celule. Rezervarea de bandi pentru fiecare
conexiune de /-£ se face prin alocarea fiecdreia, a unui numar minim de
diviziuni din cadru pe care le vom numi creditele conexiunii. Fiecare conexiune
de [-E solicitd un numér de credite corespunzitor cu partea de bandi doriti a
legdturii de iesire. Cererea este acceptatid daci totalul creditelor solicitate de
toate conexiunile de /-£ care partajeazd linia de iesire este mai mic decét
lungimea cadrului. In practica, va fi luati in considerare acea eficienta a
algoritmului de asociere probabilistica, care conduce la o utilizare a liniei de 85-

95% tipic. Daca c;; este creditul alocat conexiunii de la intrarea i la iesirea j, si

este lungimea cadrului, atunci obiectivul algoritmului APFC este sa garanteze ca
in medie, cel putin ¢; pachete pot fi transmise de la portul i la portul ; in fiecare
cadru.

In continuare vom prezenta operatiile de baza ale algoritmului APFC.
Presupunem ca fiecare intrare a comutatorului mentine cte o coada separata cu
pachetele destinate fiecarei legituri de iesire a comutatorului. In cadrul cozii
consideram ca pachetele sunt ordonate de un algoritm de planificare le nivel de
flux, folosit pentru alocarea benzii fluxurilor individuale care partajeazi aceeasi
conexiune de /-E. Fiecare PI trebuie s3 mentind un contor de pachete servite in
cadrul curent de la fiecare intrare. O iteratie APFC consta din patru etape:

1. Cererea: fiecare P/, care incd nu a fost asociat unui PE, trimite o cerere
tuturor PE-urilor corespunzitoare destinatiilor pachetelor din cozile sale.

2. Filtrarea cererilor: la receptia cererilor de la P/-uri, fiecare PE le trece
printr-un filtru care contine céte un bit asociat fiecdrei cereri. Acele P/-uri
care au de transmis un numér de pachete mai mare sau egal cu numarul de
credite au bitul pus pe 1, iar celelalte pus pe 0. In procesul de asociere vor
fi luate in considerare doar cererile nefiltrate (bitul pe 0) primite de PE,
restul sunt ignorate.

3. Acordul: PE selecteazi la intdmplare, cu o probabilitate uniforma, una
din cererile ramase dupa filtrare §i transmite un semnal de acord
respectivului P/.

4. Acceptarea: fiecare P/ neasociat care primeste unul sau mai multe
semnale de acord, selecteaza unul cu aceeasi probabilitate i informeaza
PE corespunzitor. Porturile de intrare si de iegire sunt acum asociate §i
pot fi excluse din urmatoarele iteratii.

Ciclul este repetat fie de un numar de ori, fie pdnd nu mai exista cereri
nefiltrate. Deosebirea principald dintre APFC si PIM este addugarea etapei de
filtrare a cererilor. Desi etapa de filtrare a cererilor apare separat, ea poate fi
realizatd impreuna cu etapa de acord, in implementarea hardware, astfel ca
timpul fiecarei iteratii sd nu creasca semnificativ. In figura 5.3 sunt reprezentati
cei patru pasi ai algoritmului. In etapa de filtrare se presupune ca, pentru cadrul
curent P/ | si-a depasit creditele spre PE 0 si PI: 2. De aceea, ambele cereri ale
PI [ sunt eliminate prin filtrare, ca §i cererea de la P/ 3 spre PL 3. in etapa de
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acord PE 2 selecteazi aleator P/ 2, §i cum acesta nu a primit alte acorduri el
accepta acordul de la PE 2

0 @-’L 0 o [o]r 0 o] [o cof P X]|o
1 1 1] [0[2] 11 11 1
2 —>| 2 2| [} 2 2 2 2 >< 2
31 33/ 3 3| Bl 3 3| [ 3
cerere filtrare acord accept

Fig. 5.3 O singuri iteratie a primei faze a algoritmului APFC

0 ><oo 0 0 0
1 [} 1 11| [d2] 1

—

3| B2l 3 BI[2] fe- 3 3| Bl 3

cerere acord acceptare

w

Fig. 5.4 O singuri iteratie a fazei a doua a algoritmului APFC

Dupa ce prima fazi a algoritmului este incheiata, este posibil ca anumite
perechi /-F si raminad neasociate, chiar dacd au pachete disponibile pentru
transmisie, deoarece cererile corespunzatoare au fost blocate in etapa de filtrare.
Pentru maximizarea numarului de pachete planificate, algoritmul poate fi repetat
dupd punerea pe 0 a tuturor bitilor din filtru, corespunzatori P/ ramase
neasociate. Pentru intririle ramase neasociate se aplica algoritmul PIM, pentru
alocarea benzii ramase dupd onorarea rezervarilor de bandi. Revenind la
exemplul precedent, in figura 5.4, se vede ca acum poate fi satisfacuta cererea de
la PI 3 spre PL 3. Cererile spre PE () si Pl 2 sunt ignorate deoarece aceste iesiri
sunt deja asociate.

Rolul etapei de filtrare este de a bloca cererile initiale de intrarile care
folosesc mai multd banda decit cea convenita la rezervarea legaturii de iesire,
permitand astfel celorlalte intrari sa-gi obtina partea de banda cuvenita. Daca
traficul de la unele P/ spre un Pk este mai mic decat rezervarea, restul de banda
este alocat egal tuturor conexiunilor spre acel PL. . . |

Daci se aloca ¢; credite conexiunii Pl; — PLj, si cadrul are lungimea f,

conexiunii i se aloca o 1atime de banda:

b, >‘7 (5.7)
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pentru fiecare i §i j. daca, in plus, presupunem ca o parte a benzii este alocata
explicit tuturor conexiunilor de /-£, atunci:

_Zc,l =f. (5.8)
Din (5.7) si (5.8) putem trage concluzia ci in suprasarcini

C
b, = 7’ (5.9)
Daca nu se aloca explicit o parte din banda legaturii de iegire, fiecare
intrare isi va primi banda rezervati si o parte egald din banda rdmasi. Lucrul
provine din faptul ca atunci cénd toate creditele sunt satisficute, algoritmul
APFC se reduce la o asociere iterativa simpla, care imparte egal banda legaturii
de iesire tuturor intrarilor care cer acces la respectivul port de iesire in acest
sens, algoritmul indeplineste criteriul de impartialitate definit in [DKS]. Cand o
conexiune de /-E isi creste viteza traficului, performanta celorlalte conexiuni va
fi la fel diminuata, dar ele vor continua sa primeasca cel pufin rata rezervata lor.

La algoritmul PIM numarul mediu de iteratii pentru a atinge asocierea
maxima este ((log:N\), deoarece numirul cererilor nerezolvate, scade in medie
cu cel putin % in fiecare iteratie. Plecand de la maximum N cereri nerezolvate,
numarul mediu de iteratii pani la convergenta algoritmului este totdeauna mai
mic decat log-N- 4 3.

Operarea APFC poate fi vazuta ca aplicarea de doud ori consecutiv a
algoritmului PIM. In prima fazi algoritmul PIM se aplica cererilor de credite in
exces, iar in faza a doua cererilor raimase nerezolvate gi a celor filtrate in prima
faza. In prima faza a algoritmului se porneste cu maximum N’ 2 cereri si
convergenta se va obtine in medie, in mai putin de log,N - 7 6 iteratii. In faza a
doua. cele \° 2 cereri filtrate in prima fazd, vor fi activate si algoritmul va
converge din nou, in medie, in mai putin de log;N- 7 6 iterafii. Deci numarul
mediu de iteratii va fi mai mic de 2 log,N- 7 3.

Imbunatatirea numarului mediu de iterafii se poate face comasand cele
doua faze ale algoritmului intr-una singurd; lucrul se poate ob;l:ne permitand
fiecarui PE sa-5i stearga toti bitii din filtru cand toate cererile de intrare au fost
filtrate s1 PE a ramas neasociat. Aceasta modificare nu va afectg a!ocarea benzii.
Filtrele sunt ignorate doar daca nici una din intrarile cu credﬂe in exces n-are
pachete de transmis unui anume /’£. sau daca toate aceste intrari au qut de__;a
asociate la alte PF Cu aceasta modificare, limita superioard a numérului mediu
de operani necesare pentru obfinerea asocierji maxime se reduce la logoN - 43,
aceeasi ca la PIM. Simularile pentru APFC tin cont de aceasta modificare.

Teorema 2.1 Wumdrul medu de werati pentru a obine asociered maximd

cu 2lzormud APFC nu depdseste Aog:N 43
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Demonstratia este identicd cu cea a lui Anderson [AOST] cu exceptia
faptului ca nu toate cererile emise de P/ in fiecare ciclu participa la procesul de
asociere. Initial, maximum N>+ cereri sunt generate de Pl-uri. O cerere este
rezolvatd céand fie portul de intrare fie cel de iesire care au emis-o a fost asociat.
Algoritmul a ajuns la convergenta cand toate cererile au fost rezolvate.

Consideram orice port de iegire ¢ §i presupunen ci acesta primeste n
cereri de la porturile de intrare, intr-o iteratie oarecare a APFC. Unele din aceste
cereri pot fi mascate, dar cu modificarea mentionati, se garanteaza ca unul din
cele n PI care au generat cereri, va primi un acord de la g. Fie acest port p, ales
de g pentru a primi un acord. Daci p nu primeste acorduri care sunt in
competitie, atunci p §i ¢ sunt asociate, §i toate cele n cereri directionate la g sunt
rezolvate. Pe de altd parte, daci p primeste una sau mai multe cereri in
competitie, atunci g poate ramane neasociat la sfargitul acestui ciclu.
Presupunem ci £ din » porturi de intrare care au emis cereri spre g primesc
acorduri de la unul sau mai multe alte porturi de iesire. Deoarece fiecare
selecteaza un P/ cu o distributie uniforma, probabilitatea ca p sa apartina setului
de k porturi este kn. aceste k porturi vor fi asociate §i apoi eliminate din
procesul de asociere la sfarsitul iteratiei curente. Astfel, cel mult (n - k) din cele
n cereri raman nerezolvate la sfarsitul iteratiei curente. Cum probabilitatea lui p
de a primi un acord in competitie este k 'n numarul estimat de cereri nerezolvate
directionate la g la sférsitul iteratiei curente este (n - k) k ' n. Deoarece valoarea
maxima a lui (n - k) k n este n ' 4, rezulta ca fiecare iteratie reduce numarul
estimat al cresterilor rezolvate cu cel putin % . Cum, initial sunt cel mult N’
cereri, rezultd ci numirul estimat de cereri ramase nerezolvate la sfarsitul
iteratiei / este N’ 4 Mai ramane de demonstrat ca algoritmul ajunge la asocierea
maxima in medie in 0(log,N) pasi. _

Fie C pasul in care ultima cerere este rezolvata. Atunci, valoarea estimata
alui C este:

E[C]=3irr{c=i} (5.10)
[
adica:
Elc]=3 Pric>i) (5.11)
[
Probabilitatea ca (> i este tocmai probabilitatea ca cel putin o cerere s
riamana neasociata la sfarsitul iteratiel /:
PriC>i}= ii Pr{j cereri sa ramana dupa iteratia i} (5.12)
[
si marginind suma rezulta: ‘
pricsile (5.13)
m
3 din marginea numarului mediu de asocieri nerezolvate

inegalitate care rezult
dupa a i-a iteratie.
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Cum probabilitatea nu poate fi niciodati mai mare ca 1, rezultd ca
PriC>iY< min(1,N?/+), si substituind, rezulta pentru £[C]:

E[(']Siimin[[,%] (5.14)

Cum N? =4, deci i=log,N, suma nu are mai mult de log,N termeni de
valoarea 1 iar restul sumei este o serie de puteri marginita de +3. Astfel:

ElC]<tog,N +4/3 (5.15)

Astfel valoarea estimata a numarului de iteratii pentru a ajunge la convergenta
nu depaseste log,N - 4 3.

Algoritmul APFC converge la fel de repede ca si algoritmul PIM, fir3 a fi
afectatd eficienta comutatorului. In practica numarul de iteratii poate fi limitat la
logN pentru un comutator cu N intrari.

Mecanismul de alocare a benzii la APFC poate ghida operarea asocierii
iterative probabiliste, imbunatatind astfel impartialitatea in alocarea benzii, chiar
daca nu sunt necesare garantii despre banda. De exemplu, mecanismul poate fi
folosit pentru corectarea oricarei incorectitudini ale generatorului de numere
aleatoare. Presupunem ca exemplu ca P/-A nu a fost asociat cu PE-Bde mult
timp, desi au fost emise cereri in fiecare ciclu; acest lucru se poate intimpla fie
daca B nu a selectat cererea lui A ca si-i trimitd semnalul de acord, fie daca A
nu a selectat semnalul de acceptare a lui B. Deoarece probabil ci B a servit
cereri de la alte porturi in aceasta perioada, cererile acestora vor fi filtrate curand
ca rezultatul satisfacerii rezervarilor lor de banda, crescand probabilitatea ca B
sa selecteze cererea lui A pentru acord. In acelasi timp, cum A a selectat
acordurile altor porturi decat B, creditele sale pentru acele porturi se vor epuiza
rapid, reducandu-se numarul de acorduri receptionate de A si crescénq
probabilitatea ca acordul lui B sd fie acceptat. Aceasta face alocarea benzii
relativ insensibila la operarea éeneratorului de numere aleatoare.

Se impune observatia ca prin introducerea etape1 de filtrare a cererlor,
numarul de cereri §i emise spre o iesire oarecare va fi n"  n, numarul de cereri
luat in considerare la demonstrarea algoritmului PIM. Acest lucru este
echivalent cu sciderea volumului de trafic de la intrarea comutatorului, deci
(vezi tabelul 5.1) cu scaderea numarului de iteratii dintr-un pas. In acest fel

scade intarzierea celulelor prin comutator.
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Capitolul 6

CLASIFICAREA GENERALA A
PLANIFICATOARELOR UNIFICATE

Majoritatea analizei algoritmilor de planificare a traficului se referi la un
algoritm particular §i nu la analiza caracteristicilor traficului sesiunilor
individuale, in retele in care in nodurile ciii sunt folositi algoritmi diferiti de
planificare. Cum retelele actuale si viitoare nu sunt omogene, un model general
de analiza a algoritmilor de planificare este util pentru proiectarea si analiza
acestor retele. Gasirea acelor proprietati ale planificatoarelor care si permita
utilizarea resurselor retelelor cat mai eficient ar fi de un real folos. De asemenea
prezintd un interes deosebit comportarea §i limita intirzierii pentru topologii
arbitrare de retea.

6. 1 Servere cu latenta ratei, LR

Presupunem cd intr-un comutator de pachete, V' conexiuni partajeaza
aceeasi linie de iesire, p,fiind rata alocata fiecarei conexiuni. In plus presupunem
ci pachetele nu sunt transmise decat dupa receptia ultimului bit. Cu 4, (r.7)notam
sosirile sesiunii, conexiunii, sau fluxului /7 in intervalul (r,r) §i W (r.r)volum
serviciilor primite de sesiune in acest interval. In sistemele bazate pe modelul cu
fluide, 4,(r,¢) si W, (r.r) sunt functii continue. In modelul pachet cu pachet 4 (r.7)
creste doar cand ultimul bit al pachetului este receptionat de server, respectiv
W (z.1) creste cand ultimul bit al pachetului paraseste serverul. Astfel modelul cu
fluide este un caz particular al modelului pachet cu pachet, cand pachetele sunt

infinit de mici.

Perioada ocupata a sistemului, POSIS, este intervalul maxim de timp in
care serverul nu e niciodata neutilizat. In aceasta perioada serverul transmite
mereu pachete. o ‘ o

Perioada de conectare a sesiunii 7, PCS, este orice perioada in care

pachetele acelei sesiuni sunt continuu memorate in sistem.
Fie ©,(r) volumul de trafic al sesiunii /, memorat in server la momentul 7,

astfel ca:
0.(0)=A4,(0.1)-w.(0.1). 6.1)
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O sesiune este conectata la timpul ¢, dacd O (r)>0. Perioada de ocupare a unei
sesiunt i, POS, este intervalul maxim (z,,7,] astfel incat pentru orice te(r,,r,]
pachetele sesiunii / sosesc cu o ratd mai mare sau egala cu p,, sau,

A (0> p(-7)). (6.2)

Perioada de ocupare a unei sesiuni este intervalul maxim de timp in care,
dacd sesiunea ar fi servitd exact la rata garantata, ar rimane continuu conectati

(fig. 6.1). Pe durata de ocupare a sistemului pot apare mai multe perioade de
ocupare a sesiunii /.

v

\
\
\
\
\
\
\
\
\
\
\
\
e m

{; 1> [z 1y

Fig. 6.1 Intervalele (/,,7.] si (¢,,7,] reprezinti doui perioade de ocupare diferite

Perioada de ocupare a sesiunii este definita doar in functie de sosire si de rata
alocatd. Existd o deosebire intre PCS si POS. POS este definit in functie de un
sistem ideal in care o sesiune conectatad / este servitd la o rata constantd p,, in

timp ce PCS se referd la un sistem real la care rata instantanee a serviciului
variaza in functie de numarul de conexiuni active si ratele lor de servire. Astfel
POS poate contine intervale in care traficul sesiunii / conectate este 0; acest lucru
se intAmpla cand sesiunea primeste o rata instantanee de serviciu mai mare decat
p, din timpul perioadei ocupate.

Pentru o perioada data de conectare a sesiunii /, perioada corespunzatoare
de ocupare poate fi mai mare. In plus, daca (s,. f,] este perioada de ocupare
pentru sesiunea /, pot apare mai multe perioade de conectare in acest interval in
sistemul real. Inceputul perioadei de ocupare este intotdeauna cauzat de sosirea
pachetelor in sistem.

Trebuie remarcat ca atunci cidnd se aplicd acelasi trafic la doua
planificatoare diferite cu rezervari identice, perioadele corespunzitoare de
conectare pot fi diferite, ceea ce face dificila utilizarea PCS pentru analiza unei
clase mari de planificatoare. Pe de alta parte POS depinde doar de structura
traficului de intrare si rata sa alocata, §i poate fi deci folositd ca un invariant in
analiza diferitelor planificatoare. Acesta este motivul principal pentru care
definirea serverelor R o vom face pe baza serviciului primit.
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Agum putem defini clasa generala a serverelor cu rata latenta LR. Un
server din aceastd clasid este caracterizat de doi parametri: latenta 6, si rata

alocatd p,. Presupunem ca perioada de ocupare J a sesiunii i incepe la momentul
7, §i notdm cu W, (z,1) serviciul total furnizat pachetelor sesiunii care ajung dupa

momentul r si inainte de ¢, de catre serverul S. Este de remarcat faptul ca

serviciul total oferit sesiunii / in intervalul (r,) poate fi mai mare decit wS(r.1),

deoarece vor fi servite si pachetele deja memorate in sistem care provin dintr-o
perioada ocupata anteriora.

Un server S apartine clasei LR daca §i numai daca pentru orice timp ¢,
ulterior lui 7, inceputul perioadei ocupate ; $i pina cand pachetele care ajung in
aceasta perioada sunt servite,

w3 (e, 1)z max (0. p, (t-7-6%)). (6.3)

#° este numarul minim nenegativ care satisface inegalitatea precedenta.

Definitia serverelor LR implica doi parametri, latenta si rata. Partea stanga
a ecuatiel (6.3) defineste o anvelopa pentru a margini serviciul minim oferit
sesiunil / pe timpul perioadei ocupate (fig. 6.2). Este usor de observat ca latenta
6° reprezinta intdrzierea vazuta de primul pachet din perioada ocupata a sesiunii
i, in cazul cel mai defavorabil. Restrictia impusa este ca serviciul furnizat sesiunii
de la inceputul perioadei sale ocupate este marginit inferior. Astfel, unui algoritm
de planificare al acelei clase, i se cere doar ca rata medie a serviciului oferit de
planificator sesiunii ocupate, pe orice interval (z.6°) sa fie cel putin egala cu rata
sa rezervati. Acest lucru este mai putin restrictiv decat multiplexarea GPS unde
se cere ca banda instantanee oferitd sesiunii sa fie marginitd. Aceasta este limita
inferioara a ratei serviciului la multiplexarea GPS pe un interval (z,7] in care
sesiunea este conectata, in timp ce restrictia pentru serverele LR prevede doar
intervalul incepand cu perioada ocupata. Astfel, multiplexarea GPS nu este decit
o parte a clasei serverelor LR.

Latenta depinde de algoritmul de planificare folosit precum si de rata
alocata si parametrii de trafic ai sesiunii analizate. Pentru un anumit algoritm de

Serviciu 4
oferit

Alr.1)

T 4 T'imp
Fig. 6.2 Exemplu de comportare a unui planificator LR
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planificare, cativa parametri, ca rata sa de transmisie pe linia de iesire, numarul
de sesiuni care partajeazi linia si ratele lor alocate, pot influenta latenta. In cele
ce urmeaza vom arata ca intdrzierea maximi cap-la-cap pe care o pot avea
pachetele intr-o retea de planificatoare poate fi calculatd doar din latenta
planificatoarelor individuale ale caii sesiunii si din parametrii de trafic ai
sesiunii care genereaza pachetele. Cum intérzierea maxima intr-un planificator
creste direct proportional cu latenta sa, modelul relevd importanta folosirii
planificatoarelor cu latentd mica pentru a obtine intarzieri reduse cap la cap. De
asemenea pot fi obtinute direct, din latenta planificatoarelor, limita superioara a
dimensiunilor cozilor si gradul de rafala al sesiunilor individuale, in orice punct
al retelei.

La definirea serverelor LR nu s-a specificat dacé serverele se bazeaza pe
modelul cu fluid sau pachet-cu-pachet. Singura cerintd impusd a fost ca
pachetul sd& nu poata fi transmis pana la receptia ultimului sau bit. Astfel
plecarile pachetelor pot fi considerate ca impulsuri. Aceasta presupunere este
necesard pentru a limita sosirile in urmatorul comutator din lantul de
planificatoare. In sistemul cu fluide, este necesar si considerim ca toate
planificatoarele opereaza cu fluide si dimensiunea maxima a pachetului poate fi
infinit de mica.

Pentru a determina limitele intirzierii in planificatoarele LR consideram
intdi comportarea unei sesiuni intr-un singur mod si apoi analiza va fi extinsa
unei retele de servere RL. In ambele cazuri presupunem ci traficul de intrare
analizat este nivelat de o galeatd gaurita si ca rata alocata este cel putin egala cu
rata medie de sosire. Astfel cd, pentru sesiunea i analizati, rata sa la intrarea
retelei pe durata (z, ] satisface inegalitatea:

A )<o, +p, (t-7), (6.4)

unde 7, si p, indicd gradul de rafala, respectiv rata medie. Despre traficul de
intrare al altor sesiuni nu vom face nici o presupunere.

6.1.1. Analiza unui singur server LR

Presupunem ci existd  sesiuni care partajeazd aceeasi linie de iesire a
uni server LR. Mai intdi vom arita ci pachetele dintr-o perioada ocupata din
server isi incheie serviciul cu cel mult 6 dupa terminarea perioadei ocupate.

Lema 6.1. Daci (t,,1,] este perioada ocupatd a sesiunii /, toate pachetele
care sosesc de la sesiunea i in timpul perioadei ocupate vor fi servite pana la
momentul 1, +67.

Pentru demonstratie presupunem ca ultimul pachet al perioadei j ocupate
isi incheie serviciul la momentul 7. Atunci la ¢,
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A:(’wt:):W.‘sj(tw’) (65)

Dar din definitia perioadei ocupate stim ca:

A:(’w’:):p,(’z'tl) (6.6)

Din definitia serverelor LR si ec. (6.5) si (6.6)

p:(t-’l-els)-pl(IZ-tl)so’ (67)
sau,

1<t,+6°. (6.8)

Urmatoarea teorema margineste intarzierea in cozi in server ca si necesarul
de tampoane de memorie, pentru sesiunea /.

Teorema 6.1. Daca S este un server LR atunci sunt adevirate urmitoarele
limite:
1. Daca Q7 (r) este conectarea sesiunii i la timpul ¢, atunci

O’ <o, +p6. (6.9)
2. Daca D} este intarzierea oricarui pachet al sesiunii / in serverul S atunci,

05 <2 15 (6.10)
pl
3. Traficul de iesire se conformeazid modelului galetii gaurite cu parametrii
(TI +pzels'p1)'

Demonstratia o vom face pentru fiecare afirmatie separat.
1. Pentru deducerea limitei superioare (6.9) a conectarii sesiunii /
presupunem ca perioada ; de ocupare este intervalul (s,.f,]. Se noteaza cu

w2 (z.r) serviciul oferit pachetelor sesiunii / in perioada ocupata j in intervalul

(r.1], cu r=s, si 1<f +6°, iar cu W’(z.1) serviciul total oferit sesiunii / in
’ k] =y o [ i

acelasi interval de timp. Se observa ca W’ (z.0)=w 7 (r.1) deoarece in intervalul

(z.1] serverul poate transmite si pachete din perioada ocupata precedenta.
Pe durata POS, se noteaza cu r, timpul la care ultimul pachet al POS j isi

incheie serviciul. La acest moment de timp toate pachetele conectate apartin POS
care incepe dupa momentul f. In plus se observa ca r, <f, +6°. Demonstrarea

relatiei (6.9) se face prin inductie pe intervalul .7
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In primul pas presupunem ci perioada de ocupare a sesiunii / incepe la
momentul S, =z,. Cum aceasta este prima perioada ocupata nu exista alte pachete

conectate ale sesiunii / la momentul z,. Din definitia serverelor LR stim cd pentru
orice f astfel ca 7, <r<7,,

u/xsl (Tav t): W.S1 (s,,t)Zmax(O, P, (t =S _0's)).
Din definitia giletii gaurite se stie ca,
Ax(sl't)so.l +p, (t-sl)'

Comutarea la timpul ¢ este definita ca volumul total de trafic care a sosit de
la inceputul POS minus pachetele care au fost servite. Astfel,

0,()=4,6,.0-Wi(s, -1) (6.11)

Pentru f vom considera doud cazuri:
Cazul 1: Dacid r<s, +67,

atunci w3(s,,1)>0

QAS(’)S Al (Sl”)
deci <7, +p (t-5) (6.12)
<t +p, Q)

Prima inegalitate apare din definitia géletii gaurite iar a doua din conditia
(<s,+6°.
Cazul 2: Daci 1> s, +6;, atunci din definitia serverelor LR,

w3 (s, 1)= p, (t -5, +9,S)4
Din ecuatiile (6.4) si (6.11) rezulta:

0: 0= 0, + p,-5)- o5, +67) (6.13)
<o, +p0’

In etapa de inductie presupunem ca teorema este valabila pana !a sfarsitul
celei de n-a perioade ocupate. Aceasta inseamnd ca pentru orice (<7,
0%()<o, + p,6°. Trebuie sd demonstram ca ea este ‘ valabili si‘ in mterva]u}
(z,.7,.,]. Dupa momentul r,, doar pachetele care provin de la penogda oc,tupata.
n- I vor fi servite, si pana la momentul r,., toate pachetele care apartin perioadei
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ocupate n+/ isi vor termina serviciul. In plus nici un pachet din a n+/-a perioada
ocupata nu a fost servit inainte de momentul 7, . Astfel, pentru orice moment ¢, cu
r, St<rt,,,, putem scrie:

Wli’#/ (Tn ’ t)= VVliul (sn+l ’ t) .
Din definitia serverelor LR,
ws. (z,,1)> max(o,p, (t-sm -6f ))

Volumul de pachete care sunt conectate in server este egal cu acele pachete care
au sosit dupd sfarsitul de-a n-a perioade ocupate minus pachetele servite dupi r, ;

dar gtim cd, deoarece s,,, este inceputul POS a (n+1)-a, primul pachet al
perioadei ocupate a sosit la momentul s,,,. Astfel ci:

n+l*

Q:S(t) < Al (‘Sml't)_”/!fnl(rn't)
SO’, + pn(’_sml)_max(o'pt(tr _Sm-l _915))
<o, +p6’

2. Pentru deducerea limitei superioare a intirzierii, presupunem ci D°
intarzierea maxima a fost pentru pachetul care a sosit la momentul ¢ din perioada
ocupata /. Aceasta inseamna ca pachetul a fost servit la momentul /* + D? . Deci
volumul serviciului oferit sesiunii pana la momentul ¢* + D? este egal cu volumul

de trafic sosit de la sesiune pana la momentul . Dar cum s; este inceputul
perioadei ocupate /,
WS (s, 1x+D%)=A4,(s,.1%). (6.14)

Dar cum serverul nu poate asigura un serviciu la momentul 6, D7 >6]. Din
definitia serverelor R/. rezulta:

W35 % D)2 0% D -5, -67). (6.15)

Din ecuatia (6.14) si (6.15) si din conditia (6.4) a galetii gaurite, avem,

p,(t*+D,S-S/-9,s)SO',+,D,(f*'5,), (6.16)
sau, echivalent
DS <246’ (6.17)
P

3 Pentru a arita ca traficul de la iesire planificatorului se conformeaza
modelului galetii gaurite este suficient sa aratam ca, in intervalul (7] din perioada

ocupata a sesiunii /,
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Wr,t)<o, +p, 65 +p,(t-7).

Notdm cu o gradul de rafald al sesiunii / la iesirea comutatorului, si

incercam si gasim valoarea sa maximi. Presupunem ca serverul e cu conservarea
lucrului si deci poate servi orice volum de trafic al unei sesiuni fara intrerupere,
daca respectiva sesiune este singura activa in sistem. Cu c,(r) notam numarul de

Jjetoane ramase in gileatd la momentul 7, iar 6°(z) este numirul de pachete

conectate in server la acelagi moment. Daca presupunem ci liniile de intrare sunt
de capacitate infinitd, la momentul 7+ este posibil ca un numar de c,(z) pachete

sa fie addugate cozii serverului §i nici un pachet nu este servit; dar am aritat ca
maximul de conectare al sesiunii / este marginit prin o, + p, 8°. Astfel ca:

c,(t)+0%(t)< o, +p, 6°. (6.18)

Sosirile 4,(z,7) nu pot depasi numarul de jetoane din gileatd la momentul
¢ plus numirul de jetoane primite in intervalul (z,¢], minus numarul de jetoane la
momentul /. Aceasta inseamna cd,

A(e.0)<c, @)+ p,t-7)-c ). (6.19)
Serviciul oferit sesiunii 7, in intervalul (z,¢] este:

WS (@.0)=0.() +A4(r.0)- Q.() (6.20)
<0,(r) +4(z.1)

Din ecuatia (6.19) si (6.20), rezulta:

w5 (.0)<0,(c) +¢.(0)- ple-7)-c() 6.21)
s(a, +p, 8,5)+ p,(t-7)

Astfel ca:
o <o, +p,6;. (6.22)

Daci sesiunea / este singura activa in sistem, ea va fi servita explicit.

Presupunem cd maximul de conectare este atins la momentul 7. Dupa ¢, pachetele

sosesc de la sesiune cu rata p,. Astfel avem:

o,'out >0, +p, ’5_ (623)

Din ecuatia (6.22) §i (6.23) se poate trage concluzia cad o™ =0, +p, 6.
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6.1.2 Analiza unei retele de servere LR

Pentru a calcula marginile pentru intarziere si conectare in cazul unei
retele, cea mai simpla cale este insumarea intirzierilor maxime ale tuturor
nodurilor [ABB, CO, FF, GF]. Aceasta metodi nu tine cont de corelatia intre
sosirile la doud servere succesive si de aceea conduc la o margine prea generala.
O limitd mai redusa poate fi dedusi, urmand abordarea lui Parekh si Gallager
[PG/1, PG/2] care incearca sa surprindd comportarea sesiunii in mai multe noduri
simultan.

Singura conditie pe care 0o vom impune retelei este ci toate serverele
apartinand clasei LR si deci tot traficul sesiunii i e format la sursa cu o gileatd
gaurita (o,,p,). De asemenea presupunem ci banda de frecventd rezervata
sesiunii in fiecare nod este cel putin p,. Pentru inceput enuntdm si demonstrim
urmatoarea lema.

Lema 6.2. Intr-un lant de servere LR, procesul traficului dupa nodul &, este
un proces de tip galeata gauritd cu parametrii o, + p,i&,(sl) si p,, unde 8" este

=1
latenta planificatorului j din calea sesiunii.

La demonstrarea teoremei 6.1 s-a aratat ca traficul de iesire a unui server
RL se conformeazia modelului galetii gaurite cu parametrii (o, +p,6°, p,).
Aceasta inseamnd ci traficul de intrare al urmatorului nod se conformeazi
aceluiasi model, astfel ca dupd nodul -/ traficul de iesire al sesiunii 7, §i
corespunzitor traficul de intrare in nodul k, se vor conforma modelului galetii
gaurite. Aceasta insemna ca:

A (r, t)s( o, + p,kjfa,('*f)]+ pt-1). (6.24)

Acest rezultat ne permite s marginim gradul de rafala a traficului sesiunii /
la fiecare punct din retea. Trebuie observat ca cresterea gradului de rafala pe care
sesiunea o poate vedea in retea este proportionald cu suma latentelor serverelor
traversate de ea. Deci, o sesiune care nu are nici un caracter de rafala la intrarea
in retea poate, din cauza latentei serverul sa castige un mare grad de rafala.

Urmitoarea lemi va servi la determinarea marginii conectarii sesiunii 7, in
fiecare nod al retelei.

Lemma 3.3. Conectarea maxima 6'%'(r) in nodul k al sesiunii este
marginita astfel:

k >
0% (<o, +p Y0
g1

Pentru demonstratie notam cu o gradul de rafald a sesiunii / la iegirea

nodului . Din teorema 3.1 si lemma 3.2 avem,
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O <ot +p, 6%

i

k
<o, +p 30" (6.25)

=1

Ca urmare a cresterii gradului de rafald, conectarea maxima pentru fiecare
nod al retelei este proportionald cu latenta serverelor. In lema 6.3 am marginit
maximul conectarii pentru sesiunea i in orice nod al retelei. Aceastd margine
poate fi privitd ca numarul maxim de tampoane de memorie necesar in nodul
corespunzator al retelei pentru a garanta ca nu existd pierderi pentru sesiunea i.
Totusi, aceasta nu inseamna ca putem limita numarul maxim de pachete in retea
pentru sesiunea /, prin insumarea fiecirei margini a conectrii fiecirui comutator
din cale. O asemenea margine nu ia in considerare corelatia dintre sosirile
proceselor la nodurile individuale gi poate fi deci prea generala.

Pentru a deduce o limitd mai apropiata pentru intirzierea unei sesiuni intr-
o retea de servere LR, vom ardta mai intdi ca intarzierea cap la cap intr-o retea
de doua servere LR inseriate, este aceeasi ca pentru o retea cu un singur server a
carui latentad este suma latentelor celor doud servere pe care le substituie.
Rezultatul permite extrapolarea la un numar arbitrar de servere RL aflate pe
calea sesiunii de modelat.

Analiza a doui servere LR in serie comporti o dificultate, in sensul ca
daca primul server are latenta nenuld, perioada de ocupare a sesiunii in al doilea
server poate si nu coincida cu POS corespunzitoare din primul server. Aceasta
inseamnad ca un pachet care porneste la inceputul POS din primul server, poate
sd nu porneasci la inceputul POS din al doilea server. Astfel, cum rata actuala a
serviciului perceputi de sesiunea / in primul server poate fi mai mare decat p,, o
singura POS din primul server poate conduce la POS multiple in al doilea (vezi
figura 6.3). Vom lua acest efect in considerare in analiza retelei de servere LR.

______ POS in nodul 1
AAW — — — POS in nodul 2

W, (1)
\

. s
- //
a; si 6 fi 2 B fooss S5

v

Fig. 6.3 llustrarea a POS in doui servere inseriate. in acest caz POR pentru sesiunea i, |
(e, /] din primul server se imparte in mai multe POS in al doilea server, (s, f1]. (s f],
(ss f3]. Linia oblica ce porneste din 6" mirgineste toate aceste POS.
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SOR, sesiunii i intr-un interval de timp, semnifica volumul de trafic al sesiunii i
transmis de ultimul server din cale, in intervalul considerat. Cu W, (z,r) notam
cantitatea serviciilor oferite de retea sesiunii 4, in intervalul (z, 1] in perioada j a
POR, iar cu W, (z,.1,) cantitatea de servicii in intervalul (r,,,) din perioada de
ocupare locala, respectiv W (z,,r,) pentru serverul al doilea. Mai intdi vom
demonstra urmitoarea lemd pentru marginirea serviciului furnizat de retea unei
sesiuni intr-un interval din POR.

Lemma 6.4. In cazul unei retele de doud servere S; si S, in serie, cu
latentele 8\ respectiv 6%, daca p, este rata alocata sesiunii / in retea, SOR
pachetelor celei de-a j-a POR a sesiunii, pe intervalul (z.] din perioada de
ocupare, este marginit astfel,

W, (z.1)2 max (0, o, (t - r-(&fs’) +0{S”)».

Demonstrarea lemmei se face prin inductie fatd de POR. Notim cu
(aj, ﬁj] intervalul celei de-a j perioade de ocupare a retelei a sesiunii /, iar cu
W) (a],t) serviciul oferit de primul server S; pachetelor celei de-a j-a perioade de
ocupare a retelei pana la momentul ¢. Trebuie remarcat ca a j-a POR este aceeasi
cu aceeasi j-a POS din primul server. Totusi perioada ocupatd perceputid de
serverul S; poate fi diferitd de aceste perioade. Notam cu (s,, f,] a k-a POS a
sesiunii / in S;. Atunci W2 (s,,7) este serviciul oferit de S, in perioada k-a de
ocupare, pana la momentul ¢.

Notdm cu 7, momentul de timp la care pachetele de la POS a sesiunii i
din S, incep serviciul in S,. La fel, # este momentul la care ultimul pachet din a
k-a sesiune ocupati din S, isi termind serviciul in S;. Astfel este usor de observat
ca:

(s;) :
T, 25, , IkSﬂ +0, $1 <7,

In pasul principal consideram prima POR, astfel incit o, </<p,. Cand
prima POS pentru sesiunea i incepe, nu existd pachete din sesiunea precedenta.
Dupa cum s-a vizut mai inainte, prima POR a sesiunii / poate degenera in mai
multe POS in al doilea server, si anume (s,,f,}(s..£.}....(s,.7,] perioade
succesive in care in al doilea server, pachetele provenind din prima POR vor fi

servite.
Fie ¢ ultimul moment de timp la care un pachet de la prima POR a fost in

serviciu in S. Trebuie sa aratdm ca, pentru orice /, a, </ <i*,
W, (a,.t)> max (0. o, (t-a, - +6%)).

Pentru ¢, trebuie si consideram trei cazuri.
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Cazul 1: r<7,. In acest caz nu a fost prestat nici un serviciu in S,, astfel ca
W (@, t)=0, deci:

(5,)
s, <a, +67",

si
T, <5, +6)
Astfel ca,
t-a, < 0%+ 95, (6.26)
Deci, putem scrie:
W,.e.0)2 max (0. p, t-a, - (6 +61)) (6.27)

Cazul 2: 7, 21<4,, 1<k<m (in perioada de ocupare k din S5).

W:.l(alvt):W,./(alvTk)+W.,/(Tk’t)- (6.28)
Dar,

VV:,I(al' Tk): u/x,ll (aI' Sk);
si
W, ()= Wi )=W(s,.1).

Substituind in ecuatia (6.28), rezulta:

u/:.l(al't)z pV:.zl(al’sk)‘*' VV,";(S,(,I)
w0 - -0 ) . -5, -5
>max (0. p,(t -, -(0' +6%))).

Cazul 3: 1, <r<r,,, (intre perioadele ocupate din S>); in acest caz putem
scrie:
Wr.l(a:’l):W.,l(a/'T/ul)_W.,/(’-Tk»l)A (6.29)

Cum nici un pachet nu ajunge la S; intre perioadele de ocupare, al doilea
termen din partea dreapti a relatiei este nul. Astfel, #,,(a,.7,.,)=W/(a,.s,.,),

deci ecuatia (6.29) devine:
VV,J(a/-’)= W.,’;(a/-sk./)

6.30
2max(0,p‘(sk., -a, “95:')» ( )

Dar, r<r, ,<s,, ,+6%)
sau s, >1-0'%.

Astfel ca putem rescrie ecuatia (6.30) sub forma:

W, (@,.1)= max(0.p,(t-a,-(0% +6))
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Daca cu f,, sunt indicate momentele de timp la care un pachet din prima
POR a fost servit Ade S, atunci putem contoriza tot traficul sosit in retea in
intervalul (¢, 8,]. In orice caz, este posibil ca transmisia unui pachet sosit in
inter’valul (@,.B,] sa aparain a (m+ 1) - a perioada ocupati din S,. Daci este asa,
fie ¢ ultimul moment de timp la care pachetul de la prima POR a fost servit de
S2. Apoti trebuie si avem in vedere, in demonstratie intervalele de timp (t,,,7,.,]
si (z,.,.1*]. Acestea pot fi folosite ca in cazul 3 respectiv 2. Acestea incheie
pasul principal al demonstratiei.

In etapa de inductie, presupunem ci pentru toate POR, /, ..., n, lema este
adevarata si astfel:

W (a, t): max (0, P, (t -q, - (0(,3’) + 9(,&')»).
Vom arita acum c3, pentru a (m + /)- a perioada de ocupare:
u/,.n./(amlv t): max (0' p:(t-arwl '(GES') +9(,S:))))'

In cazul cel mai simplu, primul pachet al sesiunii / din (n+7)- a POR
determina inceputul unei perioade ocupate din al doilea server, caz care poate fi
tratat ca si in pasul de baza. Cel mai dificil caz apare daca, atunci cind a(m + /)-
a POR incepe, unele pachete ale sesiunii i din perioada ocupata precedenta sunt
inca conectate in al doilea server. Astfel ca , inceputul POR a sesiunii / nu va
coincide intotdeauna cu inceputul perioadei ocupate a lui S, ca in cazul pasului
principal. De altfel acest lucru nu afecteaza analiza noastra.

Presupunem ca a m-a perioadd ocupata a lui S; se desfasoara cand primul
pachet a POS (m + /) soseste la S;. De asemenea presupunem ci a m - a perioada
ocupati a lui S, incepe la momentul s, si ca primul pachet al celei a (m+/)

POR a fost servit de S; la momentul 7. Astfel,

I/an/(‘zn'I"):VVUHI(T'[)
. ) (6.31)
=W (5, 0)= Wi (5,.7)

A m-a perioada ocupata care se desfagoard in S, poate contine pachete de
la mai multe POR, deoarece mai multe perioade ocupate a lui S; se pot contopi
intr-o singura perioada ocupata a lui Sz _ .

Presupunem ca m-a perioada ocupata a lui S; contine pachete de la POR »
L n-L+1 ... n- 1. Numirul total de pachete care sunt servite de S, pand la 7
este egal cu numirul total de pachete servite de POR » L, n L~/ .., n, minus
acele pachete care au fost servite de a (v L) -a perioada nainte de momentul
s Astfel,

i AI (aj ’ ﬂ/ ): ”/l,[n-l. (an—l, ’ sm)+ ”/:,:m(sm’ T), (632)

Jjn-L
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sau echivalent,

”/t.zm(sm’ ‘[): ZAI(aj' ﬁj)-‘l’Vz,ln-L(an-L’Sm)

Jj=n-L

< 30, 8)-max(0.5, (s, -a, , -6) (6.33)

Jj=n-L

< pl (ﬂn' a,,_[_ )_ max (0, pl (sm -a"-L _9’(51)))
<p(B,-s, +6) 630
Din ecuatiile (6.31) si (6.32) si definitia serverelor LR, rezulta,

Wonoi @ =W (5, 1) - W2 (s, 7)

max (0, D, (t -5, -0,(5")))- o, (ﬂ,, -5, +0,(s’))
max(0.p, (- p, -(61 +6/))

max (0, P, (t -a,,, - (9,(5‘) +6%: ))))

v v

vV

Ultima inegalitate este adevarata dacd g, <a, .

Acum, daca a (n+7) - a POR este impartita in mai multe perioade in S,
putem folosi aceeasi abordare din pasul de baza pentru urmitoarele perioade
ocupate din S, pentru a termina demonstratia.

Lemma 6.4 arata ca serviciul oferit unei sesiuni intr-o retea de doua
servere LR conectate in serie, in cel mai defavorabil caz nu este mai mic decat
serviciul oferit sesiunii de un singur server LR a carei latenta este egald cu suma
latentelor serverelor pe care le inlocuieste. Deoarece nu s-a facut nici o
presupunere despre serviciul maxim oferit unei sesiuni de citre server, putem
contopi un numdr arbitrar de servere conectate in serie, pentru a estima serviciul
oferit dupa nodul £. In lema precedenta, am presupus ci rata alocata sesiunii este
aceeasi in toate serverele retelei. Mai departe vom demonstra ca, dacd nu tinem
cont de aceastd ipotezd, cel mai defavorabil caz al serviciului oferit va fi
determinat simplu din rata cea mai mica dintre ratele alocate serverelor caii
sesiunii.

Lemma 6.5 se refera la faptul ca un server LR care poate garanta rata g; cu
latenta 6, poate de asemenea garanta o ratd g, <g, cu latenta 6,

Pentru demonstratie presupunem ca un server S de tip LR poate garanta
rata g; dupa o latentd 4 a sesiunii /. Astfel ca, c.i.acé T este inceputul perioadei
ocupate j, a sesiunii / din S, serviciul oferit sesiunii / in intervalul [z.7) pachetelor

perioadei j ocupatd, este dat de:

W,./(z’,t)z max(O,g,(l-r-H,)).
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Consideram acum perioada ocupata a sesiunii i, in care rata serviciului
g <g,. Daci r este inceputul perioadeij de ocupare cu rata g/, trebuie si aritim
ca serviciul oferit pachetelor perioadei  a sesiunii i, cu rata g de serviciu, in
intervalul (', ] satisface inegalitatea:

W, ()2 max (0.8, (-7-8).

Trebuie remarcat ca perioada ocupatd cu rata g poate consta din mai
multe perioade cu rata g, Astfel, in general, a k-a perioadd ocupati cu rata g
constd din m perioade consecutive ocupate cu rata g, Aceste m perioade le
notdm cu k+/,k+2..,k+m, si momentele lor de inceput si de sfarsit astfel
[s, + £,1[s. + £, ... Is, + £, ], astfel s; indica si inceputul perioadei k ocupate cu
rata g . In plus este usor de aritat cd perioada ocupatd cu rata g;, nu se poate
suprapune cu mai mult de o perioada ocupati cu rata g;.

Notdm de asemenea cu r, momentul la care pachetele de la sesiunea
ocupata & + p, cu rata g; igi incep serviciul in sistem. Atunci putem scrie, pentru
orice moment de timp ¢, s, </<7,,

W, (s,0=W,,.(s.1) (6.35)
>max(0,g,(t-5,-6,) (6.36)
>max(0.g (t-5,-6,)). (6.37)

La fel, pentru orice moment de timp ¢>7,, pachetele care provin de la
perioada ocupati & cu rata g, sunt inca servite, sau ¢, <t<t, ,, cand /<p<m+1/

putem scrie,

AODE WA LA (6.38)
ST I A ) (6.39)
> 4ls5,)+ W, ,(0,00) (6.40)
>gls, -5, )+max(0.g,(t-5,-6) (6.41)
>gls, -5, )+max (0.8, (-5,-6,) (6.42)
> max(0.g" (-7-6,) (6.43)

Folosind lema (6.5) putem enunta urmétorpl corpl}ar. .
Corolar 6.1. Daca r este inceputul perioadei j de ocupare a reteler a

sesiunii 7 intr-o retea de servere LR si daca p, este latimea minima de banda
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glocatﬁ sesiunii / in retea, serviciul oferit pachetelor POR ; dupa nodul £ este dat
e:

W3 (r,1)> max [0, P, [I -7- i Gi(s’ )D ,

J=1

unde 0,.(5') este latenta serverelui j din retea, pentru sesiunea i.

Folosind acest corolar, putem margini intarzierea cap-la-cap a sesiunii i,
daca traficul de intrare este format de o gileatd si rata medie de sosire este mai
micd decidt p, .

Teorema 6.2. Intirzierea maxima D; a sesiunii i intr-o retea de servere LR,
constdnd din K servere succesive, este marginiti astfel,

K
T
D <t (6.44)
p i J=1
unde 0,(5') este latenta serverelui j din retea pentru sesiunea i.

Demonstratia pleaca de la corolarul precedent, conform ciruia putem trata
intreaga retea ca un singur server LR echivalent, cu latenta egali cu suma
latentelor serverelor. Folosind teorema 6.1, putem trage direct concluzia ci
intarzierea maxima este:

Aceasta intdrziere maxima este independentd de topologia retelei. Ea este
functie de doi parametri §i anume gradul de rafala a traficului sesiunii la sursa si
latentele serverelor individuale din calea sesiunii. Cum singura presupunere
facuta este ca serverele apartin clasei LR, rezultatul este mult mai general decat
cel obtinut in [PG/1, PG/2] despre limita intarzierii.

In urmatorul paragraf vom arita cd planificatoarele cu conservarea
lucrului sunt planificatoare LR, astfel cd limita intarzierii gasita aici se poate
aplica la aproape orice arhitectura de retea. Limita intarzierii din ecuatia (6.44)
aratd ca sunt doud cai de a minimiza intarzierea si necesarul de tampoane de
memorie intr-o retea de servere LR: i) prin alocarea suplimentard de banda
sesiunii, reducandu-se astfel termenul z,/p, , sau ii) folosirea de servere LR de
latentd redusi. Cum latenta se insumeaza prin multiple noduri, a doua abordare
este de preferat in retele mari. Prima abordare reduce utilizarea retelei,
permitand doar unui numar mai redus de sesiuni simultane sa fie in lucru, decét
in cazul serverelor de latenta minima. Minimizand latenta se minimizeaza §i
necesarul de tampoane ale sesiunii in serverele retelei. Intarzierea cap-la-cap si
cresterea gradului de rafald a sesiunii intr-o retea dcf,. servere LR este
proportionald cu latenta 6] a serverelor. Ambii parametrii pot fi minimizati
proiectand serverele cu latenta minima. Latengz} unui server depinde, in general,
de parametrii sii interni §i de alocarea benzii pentru sesiunea copmderaté. In
plus, latenta poate de asemenea varia cu numarul de sesiuni active si de alocarea
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lor. Aceastd dependentd de latenta altor sesiuni indici o izolare slabi a
planificatorului. Astfel ci in anumite planificatoare, latenta poate depinde mult
de parametrii interni §i mai putin de alocarea benzii pentru sesiunea observata.
Asemenea planificatoare nu ne permit s controlim latenta sesiunii prin banda
alocatd ei. Pe de alta parte, latenta unui server PGPS depinde mult de banda
alocata sesiunii considerate astfel ci este de dorit si existe o flexibilitate.

6.1.3 Limita intirzierii pentru surse formate cu
o gileatd dubla

Cum definitia unui server LR nu este ficuti in vreo ipotezd asupra
traficului sau de intrare, este usor de dedus limita intdrzierii pentru alte
distributii de trafic decat modelul (o, p). De exemplu, daca rata maximai a sursei
este cunoscuta, poate fi obtinuta o limita superioara modificatd a intarzierii unui
server LR. Notdm cu g; rata de serviciu alocata conexiunii / §i cu p, rata medie,

respectiv cu P; rata maxima a sursei, pentru conexiunea i. Sosirile la intrarea
serverului in intervalul (z,7] satisface inegalitatea,

A(r,0)<min(o, +p (t-7) P(t-7)) (6.45)

Putem demonstra lema urmatoare.
Lemma 6.6. Intirzierea maxima D; a sesiunii / intr-un server LR, cand se
cunoagte rata maxima a sursei, este marginita astfel:

l)s[i—*]( o ]+0f (6.46)
&, P -p,

Pentru demonstratic presupunem cd intdrzierea maximd D] a fost

determinata pentru pachetele care sosesc la momentul /* din perioada ocupata /.
Aceasta inseamna ca pachetele au fost servite la momentul /*+D;. Astfel

volumul serviciilor oferite sesiunii pana la momentul /*+ D’ este egal cu traficul
sosit de la sesiune pana la momentul /. Cum s; este inceputul perioadei j ocupate,

W (s, 0%+ D)= 4s,.1%). (6.47)
Cu ecuatia (6.45), aceasta devine,
wS (s/ A*+D? ): min(o, + p, (I *-s, )P * -, ). (6.48)

Cum serverul nu produce un serviciu la momentul 6%, D’ >67. Din

definitia serverelor RL,
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Wbsj(sj,t*+Df)2g, (t*+D,S—sj —8,5). (6.49)
Din ecuatia (6.48) si (6.49), avem:
g (t *+D] -5 - GIS)Smin(c, +p, (t * —sj),P,(t *-s, ). (6.50)

Cazul 1: Cand Pl1*-s,)< 0, + p,(r* -s,), avem:

D{"S[—Rg',g'](t*—s,)+9f (651)
si |
R(t*—s/)SG, +p,(t*—s1)
sau,
t*—sl < 9,
P -p

Substituind (t*—sj) in ecuatia (6.51), avem:

. P-g .
Dfs('—f"]()a' }+0ﬁ. (6.52)
g, F-p,

Cazul 2: Cand P(*-s,)> o, + p,(* -s,), avem:

Din ecuatia (6.50),
P -g)*-s,)<0,-p, D+ g,6° (6.54)

si substituind ((*-s,) din ecuatia (6.53), rezulta:

D _ ¢ .
D’ S(’_'%J[P "'p Leﬁ. (6.53)
1 1 - ’/

O retea de servere LR poate fi modelata ca un singur server LR cu latenta
egald cu suma latentelor. Astfel poate fi dedus urmatorul rezultat important:

Corolarul 6.2. Intarzierea maxima [, a sesiunii i, intr-o retea de servere
LR formata din K servere in serie, la care se cunoaste rata maxima a sursel. este

madrginita astfel,
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Unde 6" este latenta nodului j.

6.2 Planificatoare din clasa LR

In acest paragraf vom aréta ca unele din cele mai cunoscute planificatoare
cu conservarea lucrului apartin clasei LR si se calculeaza latenta lor. Definitia
serverelor LR este ficutd in functie de POS. Practic este totusi mai usor si se
analizeze algoritmii de planificare in functie de PCS. Lema urmitoare permite
estimarea latentei serverelor LR conform cu comportarea in perioadele de
conectare a sesiunii.

Lemma 6.7, Fie (s,.¢,

conectata 1n serverul S. Daca serviciul oferit pachetelor care sosesc in intervalul
(s ot jJ poate fi marginit la orice moment ¢, cu s, <r< 1, astfel:

| intervalul de timp in care sesiunea i este continuu

W,(sj,t) _>_max(0,p,(t-s, -9,)),

atunci S este un server LR cu latenta mai micd sau egala cu 4.

Aceastd lemi ne va permite s estimdm latenta unui server LR. Cu toate
acestea nu este necesar si determinim o margine compacta pentru 6. O cale
simpla de a determina dacd marginea este compacti este de a da cel putin un
exemplu, in care serviciul oferit este de fapt egal cu marginea, metoda pe care o
vom folosi in acest paragraf pentru a determina latenta unor servere LR.

Demonstrarea lemei se face prin inductie. Notam cu («,, 8, ] perioada k de

ocupare a sesiunii / in server.

In pasul de bazi, la momentul g, care este inceputul primei POS, sistemul
devine conectat pentru prima oard. Presupunem ca prima POS consta din cateva
perioade de conectare (s .t,]. Din definitia POS, la inceputul perioadei ; de

conectare trebuie si existe urmatoarea inegalitate,
A(a,,sj)Zp,, (sj —a,)
De altfel sistemul este vid la momentul s;. Astfel,
A(a,,s_/)=W,_,(a,,sj).

Consideram orice moment ¢ in intervalul (s,.t /J, si putem scrie:
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u/:(al”):u/:.l(al’t)
:I'V.,l(alv’)"'m,l(s,v’)
2 p, (sj -a,)+max(0, p,(t-sl -9,))
> max (0, p, (t-a, -6.)).

(6.58)

C9n51derém acum orice moment ¢ din perioada ocupati, dar intre doua
POS, adicd 1, < 1<s,.,. Cum sesiunea i nu primeste serviciu in intervalul (, sﬁ,],
putem scrie:

W(a, 0=, (a,.0)=W,a.s,.,). (6.59)
Dar,
W./(a/’Sp/):A:(ale/»l)
2 p, (Sjv/ 'a/)
>p (t-a,) (6.60)

Astfel, din (6.59) si (6.60) rezult,
W(a.) 2 p,(-a,). (6.61)

Din (6.58) i (6.61) putem trage concluzia ca la orice moment ¢ din prima
perioada ocupatd (a,,f,],

Wia,.t) 2max(0.p,(t-,-6)). (6.62)

in etapa de inductie presupunem ci lema este adevarata pentru toate
perioadele ocupate /, 2, .. n si demonstram ca este adevarat si pentru perioada
ocupatd n + /.

Daca atunci cind incepe perioada ocupatd n+ /, sistemul nu este conectat,
se poate repeta aceeasi demonstratie ca si in pasul de baza. Totusi este posibil,
ca atunci cind incepe perioada ocupata » -/, sistemul s fie inca conectat cu
pachete din perioada ocupata n, precedentd. Presupunem acum ca perioada
conectatd care se deruleazi cand incepe perioada n-/ ocupata, este perioada
conectata m. Aceastd POS incepe la momentul s,; in cazul general putem
presupune ci pachetele din /. perioade anterioare au fost servite in intervalul de
conectare (s,.7,]. Fie - momentul la care ultimul pachet din perioada ocupata n

a fost servit. Atunci,

W(s,.t)= i/4,(0!]',3/)'I’V.‘,.-L(an-znsm)

J n-L

<p(B,-a,.)-pls.-a, ) (6.63)
<p(B,-5,)

Trebuie sa aratam ca W, (a,.,.1)> max (0. p,(t- «, ., -6,)). Procedam astfel,
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W, e, .10)=W(1)
=W (s,.1)-W(s,.)
2max(p (t-s,-6)-p.(B,-s,))
2 max(p (- 8, -6)
Zmar(p:(l-a‘_: -0)).

Ultima inegalitate provine din faptul ca B, <a. . si ca senviciul oferit
sesiunii nu poate fi negativ. Daca dupa momentul 1. pachetele perioadei ocupate
n-1 formeazi perioade conectate multiple, demonstratia din pasul de bazi poate
fi repetata pentru completarea demonstratiei lemmei.

A

v

t:

Figura 6.4. Diferenta dintre mirginirea serviciului functie de perioada
corectati respectiv pericada ocupati

Contributia principala a teoriei serverelor LR este notiunea de perioadi
ocupata. Marginea serviciului oferit de un server este bazata pe notiunea de
perioadd ocupata. Aceasta este o abordare mult mai generali care margineste
serviciul oferit de server, bazata pe conceptul de perioada ocupati, in loc de
perioada de conectare. Se obtin astfel margim mai compacte pentru intirzierea
cap-la-cap si o clasd mai extinsa de planificatoare care pot oferi aceste intarzieri.

In lema 6.7 am demonstrat ca, daci folosim perioade de conectare pentru
a margini serviciul oferit de serverul S, atunci S este un server LR si latenta sa nu
poate fi mai mare decat cea determinatd pentru per_ioada de conectare. Dar
opusul nu este adevarat. Daca consideram exemplul din fig. 6.4 §i presupunem
ca avem un server LR cu rata p si latenta 6, atunci intervalele (0.1 ]si (s..r,] sunt
doui perioade ocupate. Totusi serverul rimane conectat pe tot intervalul (r..1,].
Daca pentru determinare marginii serviciului a fost folosita perioada de
conectare, atunci ar putea rezulta o latenta 6, >4 . Extinzand exemplul precedent
pe mai multe POS este mai usor de verificat ca ¢, nu poate fi marginita; acest
lucru arata ca daca se foloseste PCS in loc de POS in de_ﬁpirea servgrelor LR,
intirzierea cap-lacap a serverului nu poate fi marginita. Folosind lema
precedentd, putem analiza cateva servere Cu conservarea lucrului §1 demonstra
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cd ele apartin clasei LR. In urmatoarea demonstratie L; indicd lungimea maxima
a pachetelor sesiunii i, iar g, lungimea maxima a pachetelor din toate sesiunile.

6.2.1 Servirea impartiald ponderati WFQ

incepem prin a demonstra mai intii ca planificatorul GPS este un server
LR.

Lemma 6.8. Un planificator GPS apartine clasei LR si latenta sa este zero.

Pentru demonstratie, apeldim la definitia multiplexorului GPS, pe
intervalul de timp in care conexiunea i este continuu conectata,

W (02 ple-7).

Din lemma (6.7) este usor de conchis cd planificatorul GPS este un
planificator LR cu latenta nula.

Algoritmul de planificare cu servire impartiala ponderatai WFQ sau GPS
pachet-cu-pachet PGPS, este echivalentul multiplexarii GPS lucrand pachet cu
pachet. In [PG/1] s-a demonstrat ¢4, daca 7 si 7 sunt momentele de timp la care
pachetele termina in cele doua discipline, atunci

tP SIF +1‘mu.r s
r

unde r este rata de transmisie a serverului. Pentru analiza unei retele de server
LR este necesar ca serviciul sa fie marginit la orice moment de timp dupa
inceperea POS. In plus, trebuie doar sa consideram ca pachetul paraseste
serverul pachet-cu-pachet, doar dupa ce ultimul sdu bit a plecat din server.
Aceasta conditie este necesara pentru a furniza o imagine exacta a gradului de
rafald din retea. Astfel, chiar inainte de /" nu a plecat inca tot pachetul din
serverul pachet-cu-pachet. Serviciul oferit conexiunii / in seweml pachet-cu-
pachet va fi egal cu serviciul oferit aceleasi conexiuni de multlplexqrul GPS
pana la momentul / minus ultimul pachet. Este de remarcat ca in multyplexorpl
GPS, deoarece are latenta zero, inceputul POS gaseste mereu sistemul vid. Deci,

P 2 I‘rmu'\
W) (r.0)> Wll’/[r,l-T)-/',

[‘rmu‘
>max|0, p,|1-T- . -L
\
- |
Y

0 Lo 1, )
; t-7- .
>max| 0, p, T , 0.

Astfel, putem enunta urmatorul corolar:
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Corolarul 6.3. Planificatorul WFQ este un server LR cu latenta I’ﬂ+[i
r pl

)

latentd care se poate arita ca este compacta.

6.2.2. Ceasul virtual, VCL

Disciplina VCL se bazeaza pe calculul etichetei de timp pentru fiecare
pachet care soseste in sistem [XL]. Eticheta de timp este calculatid functie de
etichetele de timp ale pachetelor precedente ale aceleasi conexiuni si timpul real
care a trecut dupa inceputul POS.

Teorema 6.3. Disciplina de servire VCL este un server LR cu latenta
L,../r + L,/ p, . Demonstrarea acestei teoreme se face cu teoria potentialelor.

6.2.3. Servirea impartiali cu autosincronizare, SCFQ

SCFQ a fost propusd pentru simplificarea algoritmului de sortare a
prioritatilor de la serverul PGPS. Cand o conexiune devine conectatd, timpul
virtual este estimat de timpul virtual de sférsit a pachetului aflat in serviciu, fie
acesta TScrt. Atunci timpul virtual de sfarsit al pachetului ; a conexiunii /,
pachet cu lungimea /., se estimeaza cu:

F? =max(F TS ere)+ 12 [ p, .

Pachetele sunt servite in ordinea crescatoare a timpilor de sfarsit virtuali. Cand

sistemul devine vid, toate variabilele sunt puse pe zero.
Lemma 6.9. Daca pachetul k al sesiunii / isi incepe PCS in serverul
SCFQ, timpul virtual de sfarsit va fi estimat din timpul virtual al sistemului,

F*=TScrt+11 [ p, .

Demonstratia se face prin reducere la absurd. Dacad presupunem cd
I* ' > 7S ¢rr, atunci pachetul /5* ' nu a fost incd servit si deci pachetul j va gasi

sistemul vid. _ o
Teorema 6.4. La orice moment 7 din PCS a sesiunii / intr-un server SCFQ,

W (e0)zp, (-7-0"-Dlpufr =1,/ P)).
Pentru demonstratie fie inceputul PCS a sesiunii 7 in serverul SCFQ.

Presupunem ca PCS a inceput prin sosirea pachetului & a sesiunii /. Din lemma
3.9, timpul virtual de sférsit al acestui pachet va fi:
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Ff=TScrt+1i/p,. (6.64)

Consideram a n-a POS i, ceea ce inseamni ca este pachetul (k+n-1) al

sesiunii /, $i marcam acest pachet. Timpul sau virtual de sfarsit va fi

Ff ' =TScrt+nl, [ p, . (6.65)

Calculam acum cét trafic al altor sesiuni va fi servit inaintea pachetului

marcat, in cazul cel mai defavorabil. Fiecare din celelalte sesiuni poate avea o
dimensiune L, de pachete cu timpul de sfarsit 7Scrt. In plus, fiecare conexiune
j#i poate transmite (nl,/p,)p, traficul maxim inainte de transmiterea

pachetului marcat iar eticheta sa de timp va fi in ZScrr+nL /p,. Astfel
momentul la care pachetul marcat va fi transmis, este:

k+n-1 Vv

D! £r+(V—1)LL‘“+—1—[ ZL, + Znﬁplj
rorl =

sl Py

r-
£r+(V—1)—L”'—‘”‘+i(nLl+n p’L,J
roor o,

Sr+(V-1)L”'—“‘+n £ (6.66)
r

1

Consideram momentul ¢>7 in timpul PCS si presupunem cd pachetul marcat a
fost ultimul servit in intervalul (z,r] din sesiunea i. Atunci serviciul total primit

de sesiunea i in (z.] este:

W(c,t)=nl,/p, . (6.67)

Dar ! trebuie sa fie inaintea momentului la care pachetul & -7 al sesiunii va

parisi serverul. Deci:

sau:

T L) LS ) S (6.68)
r P

'

nl, >p, (:- r+(V-1)%+ IFJ (6.69)

Substituind nZ.; din (6.69) in (6.67),

L L,
W,(r,t)z,o,(l- r+(1'-1)—f£+ ;]. (6.70)

1

Cum W (r.r) nu poate fi negativ, putem scrie:
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W(z.1) zmax(o, y3 (t- z'—(V-I)L%— ED (6.71)

P

Folosind lemma 6.7 putem enunta urmitorul corolar:

Corolarul 6.4 Planificatorul SCFQ apartine clasei serverelor LR si latenta

sa este mai mica cel mult egala cu (V- 1)5&— L
roop
Pentru demonstratie este suficient si folosim un exemplu. Fie 1 rata de

transmisie a serverului, iar sesiunea i are alocatid rata p, si celelalte V-]
conexiunii au alocate ratele (/- p,)/(V - 7). Mai presupunem ci toate sesiunile cu
exceptia lui i, devin conectate la momentul 0 cu pachete cu lungimea L,q..
Atunci toate vor avea acelasi timp virtual de sfarsit 7S crt. Pachetul cu lungimea
L; la conexiunea i, ajunge chiar dupa ce primul pachet al uneia din celelalte
conexiuni incepe sa fie servit, astfel F'=TScrt+1,/p,. Acest pachet si toate
celelalte pachete au timpul virtual de sférsit 7S crt. Acum presupunem ca fiecare
conexiune j#/ transmite pachete cu lungimea totala S= L, p,/p,. Timpul

virtual de sfarsit al ultimului pachet din grup va fi egal cu 7Scrt+17, /p, , pentru
fiecare conexiune . in cazul cel mai defavorabil, pachetul conexiunii i va putea

fi servit doar dupa ce toate aceste pachete isi incheie serviciul. Astfel, primul
pachet al conexiunii / igi va termina serviciul doar la momentul:

L 1 < L
=W-1)== = S Lp, /o +
D= W)=l Fhp, o
— (V-l)[‘ma.r+(I‘|/!pz)(r_p:)+1‘r
r

L L
— (- )2
¢-n== 2

6.2.4 Planificarea carusel cu recuperarea deficitului DRR

Incepem cu Lemma 6.10. Daca 1, este inceputul PCS intr-un server DRR,
atunci la orice moment din PCS,

3F-2¢,
Wt,.1)2 max[o. P, (1-/0 S D

Pentru demonstratie presupunem O conexiune conectata la t,, iar #; indica t?mpul
de sfarsit al rundei in algoritmul DRR. In [SV] se arata ca daca o conexiune i

este continuu conectata in intervalul (.« ], atunci la sfarsitul rundei ,
W (1,1, )2k ¢, -Df . (6.72)
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Pentru fiecare interval (;, ,,7,] putem scrie:

1 14 |4
eSS [F+ >D-y j‘] (6.73)
A J=1 Jj=1
Insuméand dupai £,
F 1 1
t, -1, <k—+=>'D°_ = k
ke r rjz, / r,zz, /
W EL e
r r
sau
’k'to ¢.
k>* o r+F-1 (6.74)

Inlocuind & in ecuatia (6.72), obtinem:

L-t, ¢
W(toatk)2¢.[Tor+F_1j_D.k

>p (1, —to)—¢,£l—%)—0f, (6.75)

In cel mai defavorabil caz conexiunea i va fi ultima serviti in runda k-a.
Distingem doua cazuri. In primul caz, conexiunea transmite mai mult decat ¢ in

runda k, §i atunci numdrul maxim de pachete transmise este marginit prin
2¢,-Df. Astfel, pentru orice moment de la inceputul rundei k pana cand

pachetul incepe si fie servit,
é

—‘—]-D,"-2¢, +D,"]

w.(t,,1)> max [0, p, (. -1,)- ¢,(/- 5

2> max (Ovpt (’A -’0)- 3¢1 +¢: %)

(oo (-5
>max |0, p, | t-1,- —— ||

r

Ultima inegalitate provine din faptul ca cel putin ¢, octeti au fost serviti in

runda k, de la conexiunea /. Astfel, 1<, -[ﬁ+1.)f). Cand aceste pachete incep
’ r
sa fie servite, ele sunt servite cu rata r>p, §i de aceea relatia de mai sus este

valabila pentru orice ¢ din runda . o ‘ |
in cazul 2 numarul de pachete servite in runda &, pentru conexiunea / a

fost <¢,. Astfel, din nou, pentru orice ¢ inainte ca pachetele sa fie servite in

runda k&,

114

BUPT



W,(t,,1)> max (0, o, (¢, -1,)- ¢,(1- %j-D,“ -4, +D,"]

2 max (0’ Pi (tk "o)' 2¢, +4, %)

> max (O,p, ["ta - 2£+ ﬁ])
r r

W(t, t) = max [0, o (r-ta - MD
r

Cum ¢ <F,

Pentru cazul in care conexiunea / ar transmite mai putin de ¢, octeti in

ultima runda, contorul de deficit se pune pe zero doar dupa sfarsitul rundei.
Astfel contorul va fi egal cu ¢, minus numirul de biti transmisi in timpul rundei,

chiar daca coada a fost vidi in aceasti runda.
Folosind lemma 3.7 putem enunta urmatorul corolar.
Corolarul 3.5. DRR este un planificator LR cu latenta (3F-2¢,)r .

Pentru demonstratie folosim un exemplu care si confirme relatia.
Presupunem cd la momentul z, conexiunea / devine conectatd cind toate
celelalte sesiuni au un contor de deficit D, =¢,-44,. Conexiunea i va fi ultima

servitdi 1n aceastd rundid si deci trebuie si astepte un timp minim de
Zm(¢1 +D/)~ Presupunem acum ca primul pachet al conexiunii i are
dimensiunea Ag, iar ultimul are dimensiunea ¢,. Apoi doar primul pachet este
servit, dupa care pachetele ¢, ale oricareia din celelalte conexiuni vor fi servite

inaintea servirii celui de al doilea pachet. Timpul la care acest pachet isi termina
serviciul va fi:

(g, +D,)+ 3¢, +4+494,

I Je

sau:

3i¢/ +2¢4,-D A¢, +A4,.

Daca Ag¢, <<F se vede cd aceastd margine este foarte apropiatd de

31°-24,.

6.2.5 Planificarea carusel ponderati WRR

WRR poate fi consideratd ca un caz particular al DRR. Daca 4, este

intotdeauna un multiplu intreg de pachete, sau celule, nu existd conditii
suplimentare impuse contorului de deficit. Extensia demonstratiei precedente

pentru WRR este directa.
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Lemma 6.11. WRR este un server LR cu latenta (F-¢,+L )/r, unde L.
este dimensiunea unei celule ATM.

Demonstratia: in cazul cel mai defavorabil toate celulele sesiunii i vor fi
transmise la sfarsitul rundei. Notam cu ¢, ... 4 timpii de sfarsit a1 rundei & dupa
inceputul PCS la timpul ¢,. Fie ¢ timpul dintre runda & i dupa inceputul PCS i, la
care celulaj a sesiunii / i§i incepe transmisia. Astfel,

u/i(tO’t):n/l(tO'tk-I)+m (lk-l’t) (676)

=max (0,(k-1)¢)+(j-1)L, (6.77)

. . - . F =
Dar cum sesiunea / este conectata continuu, ¢, , -1, < (k- /)— . Rezulta:
r

v 6.78
W(t,.1)> max (0,(rk_,-10)- ?’?’)*L(/-/)Lc (6.78)
6.79
> max (0., -1,)+ - L. (679
Dar gtim la momentul ¢ 4,
v
1<t +i[ Z;ﬁn +jLCJ
r n=1ne1
1 .
S P +’(F -9 +./Lc)
r
sau, , A
20 ﬂ;:/L , (6.80)
Substituind in ecuatia (6.79) obtinem :
F- j L, .
W (t5.1)2 maX[O-P, ["’0’ ~—¢’—:1—‘—D+(/-I)IQ.. (6.81)
Valoarea minima a partii drepte apare cand j /, deci se poate scrie
- L.
w(t,.1)> max [(), A, [—’%—-D (6.82)

Aceasta este latenta celulelor care sosesc la inceputul rundei si sunt

servite la sfarsitul ei.
in tabelul 6.1 sunt prezentate rezultatele pe scurt.
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Tabelul 6.1. Servere RL si latentele lor

Server Latenta
GPS 0

PGPS Ljp +L,.[r
SCFQ Lip+WV-DL,.[r
VCL L/p +L.[r
DRR BF-2¢)r
WRR (F-¢+L)r

L; este dimensiunea maxima a pachetelor sesiunii i, iar L; g dimensiunea
maximd a pachetelor pentru toate sesiunile. La WRR si DRR, F este
dimensiunea cadrului §i ¢, volumul de trafic din cadru alocat sesiunii /. La
WRR, L. este dimensiunea fixa a pachetului (celulei).

Este usor de vazut ca la PGPS si VCL sunt cele mai mici latente, i in plus
acestea nu depind de numarul de conexiuni care partajeazi aceeasi linie de
iesire. Dar (vezi § 6.4) VCL nu este un algoritm impartial.

La SCFQ, latenta depinde liniar de numirul maxim de conexiuni
partajand linia de iegire. La DRR, latenta depinde de dimensiunea F a cadrului
care, conform cu definitia algoritmului, depinde de granularitatea alocarii benzii

|4
si dimensiunea maxima a pachetului sesiunii. Astfel ca, > L <F, unde L, este
i=1
dimensiunea de pachet in sesiunea /. Astfel, latenta la DRR este si functie de
numarul maxim de conexiuni ce partajeaza linia de iesire. WRR poate fi tratat ca
un caz special al DRR iar latenta sa depinde §i ea de numdarul maxim de
conexiuni ce partajeaza linia de iegire.

6.3 O margine imbunitatita a intarzierii

Latenta serverelor RL calculatd anterior se baza pe ipoteza cd un pachet
este considerat servil doar cand ultimul sdu bit a parasit serverul. Astfel latenta
° a fost calculata astfel inct serviciul desfasurat intr-o POS la momentul ¢,

W, (r.r) este totdeauna mai mare sau egal cu p,(t-7- 6°). Deoarece diferenta
maxima dintre #,,(z,f) si p,(r-r) apare chiar inainte ca pachetul sesiunii / sa
plece din sistem, latenta 67 este calculata la acest moment. Acest lucru este

necesar pentru a fi capabili sa limitam sosirile in serverul urmator din lantul de
servere; cum serverul nostru nu taie pachetul, un pachet poate fi servit doar dupa
receptia ultimului sdu bit. Presupunerea ca pachetele pleaca ca un impuls din
server ne permite sa modelam sosirile pachetelor in serverul urmator tot ca

impulsuri.
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Cand calculam intarzierea cap-la-cap a sesiunii, totusi, suntem interesati
sa gasim timpul la care ultimul bit al pachetului pleaca din server. Astfel, pentru
ultimul server din sir putem determina latenta 6° functie doar de momentele de
timp imediat dupa ce pachetul a fost servit de sesiune. Acesta duce la o valoare
mai scdzutd a latentei si in consecinti la o limita mai compacti a intarzierii cap-
la-cap intr-o retea de servere dect cea dati de ecuatia (6.41).

Pentru a aplica aceasta idee analiza retelei se face in doua etape. Daca
sesiunea are k salturi, marginim serviciul oferit sesiunii in primul server k-1,
considerand momente arbitrare din POS. in ultimul nod, totusi, calculim latenta
doar functie de momentul imediat urmétor momentului in care pachetul si-a
incheiat serviciul.

Cel mai bine este ilustratdi ideea considerdind un server PGPS.
Presupunem cd POS incepe la momentul 7, §i cd pachetul pariseste serverul
PGSP la momentul #. Deci, la un server GPS corespunzator, acest pachet pleaci
la 1,-L,./r sau mai tarziu. Astfel daci consideram doar astfel de puncte f,
putem scrie:

W)z W, -Eom)

( Lmax)
2plt -7T-
r

A
latenta intérzierii
N\
Y6 i
e latenta traficului
T 40)
Sl —»>
Lmax 9 - I’rmu +_ll
r rp

Fig. 6.5 Cele doui anvelope folosite pentru a mirgini serviciul primit de sesfunea iin
POS. Fiecare pas al functiei de sosire indicii un pachet nou. Al‘welopa fie jos este
marginea inferioari valabili pentru serviciul in orice moment din POS, iar anvelopa
de sus este valabili doar pentru momentul cind pachetul paraseste sistemul.

Aceasta conduce la o latenta L, /r fatd de L /p, +1,,/r calculata cu
relatia (6.64). in figura 6.5 sunt prezentate cele doua gnvelope requtflte prin
limitarea serviciului in cele doua moduri. Anvelopa de jos este valabild pentru
punctele arbitrare din POS, iar cea de sus doaf pentru punctele ?énd pachetul
paraseste sistemul. Pentru calculul marginp intarzierii cap-la-cap intr-o retea de
servere, putem folosi anvelopa de mai sus din ultimul server. In toate
planificatoarele cu conservarea lucrului studiate, cele doud anvelope sunt
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separate prin L /p,, L; fiind lungimea maxima de pachet a sesiunii i. Astfel ca,

pent}'u aceste servere LR, putem obtine o margine mai buna a intarzierii cap-la-
cap in retea, scazand Z,/p, din ecuatia (6.44). Astfel,

D <l gl L (6.83)

Daci substituim latenta obtinuta pentru PGPS din ecuatia (6.64) in aceasti
expresie, atunci 9,(SJ) =L/p,+L,,/r siobtinem:

D, gi+(k-1)5+k’% , (6.84)

1 i

care corespunde cu marginea obtinutd in [PG/2] pentru o retea de servere PGPS.
Cum latentele pentru PGPS si VCL sunt identice, marginea (6.84) este valabila
si pentru VCL; acest lucru este in concordanti i cu rezultatele obtinute de Lam
s1 Xie [LX].

Am verificat ca imbunatatirea cu L /p, este valabila pentru toate serverele
LR analizate, dar raméane o problema deschisa daci este adevirati pentru toate
serverele LR.

Cu analiza serverelor RL se poate insa furniza o margine mai compacti a
intarzierii decat cea din [PG/1, PG/2]. Presupunem ca avem o retea de K servere
PGPS la care conexiunii / ii este alocata rata g” in nodul m. Atunci folosind

lema 6.5 este ugor de verificat ca marginea intarzierii va fi:

T ML L
R S S Zmax 6.85
D < +Z: +K - ( )

[ ;K m m
mn, ., 8, m-1 &,

Desi timpul necesar pentru a drena rafala maxima este determinat de rata
minima alocati, latentele din comutatoarele individuale sunt determinate de
ratele actuale alocate.

6.4. Impartialitatea serverelor LR

In paragraful 6.1 am arétat ca in cel mai defavorabil caz comportarea
sesiunilor individuale intr-o retea de servere LR poate fi analizatd cunoscand
doar latentele lor. Dar latenta nu ofera informatii despre impartialitate. De
exemplu VCL si PGPS sunt doua servere diferite cu aceeasi. latgn;é, d.ar.total
diferite in ceea ce priveste impartialitatea. De aceea vom analiza impartialitatea
catorva servere LR bine cunoscute §i le vom compara. .

Parametrul impartialitate este bazat pe deﬁnitial lui Gglestam pentru
analiza SCFQ [GoV]. Presupunem ca W*(z.r) este serviciul oferit conexiunii in
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intervalul (r,7] de catre serverul S. Daci p, este banda alocatd conexiunii i,
fractia w°(z,1)/p, atunci este serviciul normalizat oferit conexiunii i in intervalul
(r.t]. Un planificator este perfect impartial daci diferenta dintre serviciul

normalizat oferit oriciror doui conexiuni continuu conectate in sistem 1n
intervalul (z,] este zero. Aceasta inseamni ca:

I'VIS(T' ’) _ WJS(T' ’)
p) p/

=0.

Multiplexarea GPS s-a demonstrat ci are aceastd proprietate. Totusi
aceasta conditie nu poate fi intlnita la orice algoritm pachet-cu-pachet deoarece
pachetele trebuie si fie exclusiv servite. La serverele pachet-cu-pachet deci,
putem pretinde doar ca diferenta dintre serviciul normalizat primit de conexiuni
sa fie marginita printr-o constanta.

Diferenta dintre serviciul normalizat oferit oricaror doua conexiuni a fost
propusa ca masura a impartialitatii algoritmului [SV1, SV2]. Mai precis, un
algoritm este considerat aproape impartial, pentru oricare doui conexiuni /, j
continuu conectate intr-un interval de timp (¢,,7,], daca:

Wi,.0) W(.0)
P, p,

=F%.

unde F° este o constantd pe care o denumim impartialitatea serverului S.
Apar 1insd dificultiti in folosirea precedentei definitii la compararea
impartialitatii diferitelor planificatoare. Pentru aceeasi structura a sosirii
sesiunilor, PCS poate varia functie de planificator. Compararea impartialitatii
diferitelor planificatoare poate conduce la rezultate eronate, daca structura
intrarilor nu este aleasa astfel incdt sa duca la aceleasi PCS in toate
planificatoarele. Astfel, modificam putin definitia anterioara a impar;ialitétii.
Consideram momentul rla care conexiunile / i j comparate au o alimentare
infinita cu pachete. Acest lucru le forteaz sa fie continuu conectate in servere,
indiferent de algoritmul de planificare folosit. Ca masura a 1mpar¥13htétn
folosim diferenta dintre serviciul normalizat oferit de cele doud conexiuni pentru
orice interval de timp. o . .

De exemplu tipic de nonimparglaht_ate.apare. la filgo'nt.mul YC'L (Ye21
figura 6.6) presupunem ca cele doua conexiuni 'panajeaza o llnl? de iesire si au
alocate parti egale din latimea de banda a Imlel'. Pr'esupun_em ca ﬁec_are pachet
are lungimea unitara si rata serverului este tot unltgrfl. Corysu.ieram un interval de
timp 0 — 1000 in care doar conexiunea | este activa $l'lTlmlte 1000 de pachete.
Conexiunea 2 devine activa la momentul 1000 si dupa momentul. 1000 ambele
conexiuni transmit pachete. Presupunem cd planificatorul este de tip VCL. Cum
serverul este cu conservarea lucrului, el va servi toate cele 1000 de pachete de la
conexiunea 1 pand la¢ 1000.Totusi la ¢ 1000, urmatorul pachet al conexiunii |
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va primi eticheta de timp 2000, reflectand serviciul mediu primit de conexiune
pﬁné la 1000. Astfel conexiunea 1 va fi blocata pana la 1500, cand etichetele de
timp ale celor doud conexiuni devin egale. Daca gradul maxim de rafali al celor
doua qonexiuni nu este marginit, putem vedea ci intervalul de timp in care unei
conexiuni conectate i se refuza serviciul creste la infinit. Un server PGPS prin
contrast, furnizeazd un serviciu egal celor doui conexiuni dupa /000,
indiferent de excesul de banda primita anterior de conexiunea 1.

Vom evalua acum impartialitatea catorva servere cunoscute. Cu L; notim
din nou dimensiunea maximi a pachetelor sesiunii i, respectiv cu Ly
dimensiunea maxima a pachetelor fati de toate sesiunile. Pentru VCL, am vizut
deja ca nu exista o valoare finita pentru F° care sa satisfaca definitia noastra a
impartialitatii.

6.4.1 Impartialitatea planificatorului PGPS
Impartialitatea serverului PGPS este data in functie de masura precedenta

a impartialitatii, in lema urmatoare:
Lemma 6.12. Pentru un planificator PGPS,

L .
F*S = max| max (JJ+£+—’,C{+IL‘“+£ ,
p P, p, P

unde C; este serviciul normalizat maxim pe care o sesiune il poate primi intr-un
server PGPS in exces fati de acela din serverul GPS, ci este dat de relatia:

. L
C, = min (V—I)Q“i,ma,\j[ "] .
p’ 1<n=¥ p/

Se poate ardta ca marginea este compacta.

6.4.2 Impartialitatea planificatorului SCFQ

Pentru SCFQ a fost stabilitd urmatoarea margine [SV]
s L4
FPr==+—
P P,

Vom demonstra ci aceasta limitd este compacta printr-un exemplu in care
se atinge limita. Presupunem ci la momentul #,, pachetul k de la conexiunea / a
fost tocmai servit de serverul SCFQ. Urmatorul pachet va avea timpul virtual de

terminare egal cu,
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FH = F* g L
P,

Pachetele de la conexiunea ; pot fi servite dupa pachetul k al conexiunii i
daca timpul lor virtual de sfarsit este mai mic sau egal cu F''. Presupunem
acum ca conexiunea j are un pachet x de lungime L; cu acelasi timp de sfarsit
F}. De asemenea presupunem ci J are un set de pachete in coada in urma lui x
cu dimensiunea totala L, p,/p, - Ultimul din aceste pachete va avea un timp
virtual de sférsit.

1:‘]’"=Ek+_l'.
pl

Astfel, un volum total de trafic egal cu L+, 2 yva putea fi servit de la

[

conexiunea j fnainte ca pachetul k+/ al conexiunii / si fie servit. Fie ¢,
momentul la care pachetele lui/ igi termini serviciul. Atunci,

Wj(tl’t:’)_u/:(tl't.’):L(Lj +£plj
p_, pl p} p'
L b
p' p]

6.4.3 Impartialitatea planificatorului RR

Planificatorul carusel cu recuperarea deficitului DRR, propus in [SV] este
un algoritm (/) pentru asigurarea garantiilor asupra latimii de banda in
comutatoare cu memorarea pachetelor la iesire. DRR este o generalizare a WRR
[KKK] propus pentru retele ATM. WRR presupune ca pacbetele de .]a toate
conexiunile au aceeasi dimensiune §i conexiunile sunt ser\(lte in ordine .RR.
Timpul este divizat in cadre de lungime maxima /* §i 0 conexiune nu are voie s
transmitd mai mult de 4, pachete intr-un cadru. Astfel banda alocata conexiunii
este p, > ¢ [L DRR estimeaza serviciul oferit conexiunii intr-o runda in termeni

de octeti si nu de pachete, permitand gstfel lucrul cu dimen;iuni variabi}e de
pachete. Conexiunile sunt servite in ordine RR. Odatfa 0 conex{une selegtgta, pot
fi transmisi pand la ¢, octeti de la aceastd conexiune. Daca transmisia unui
pachet intreg forteaza conexiunea sd transmitd mai mult de g, pachete,. ultimul
pachet nu este transmis si contorul de deficite D este actualizat indicand
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serviciul conexiunii omis in runda k. Acest deficit este apoi adiugat lui ¢ in
runda urmaétoare de servire a conexiunii i.

O altd varianta de RR este planificarea carusel cu surplus SRR (Surplus
Round Robin) [FJ1, FJ/2, FJ/3]. Diferenta fatd de DRR este ci daca un pachet
forteaza conexiunea sa transmitd mai mult decét ¢, octeti intr-un cadru, pachetul
este transmis, dar se actualizeaza un contor de surplus S* care indici cantitatea
de servicii oferite in exces conexiunii i in runda k. Acest serviciu in exces va
diminua serviciul din runda urmatoare.

La DRR s-a aratat ca, diferenta dintre serviciile oferite oricaror doua
conexiuni care au aceeasi rezervare de banda este marginita de 3¢4,, unde g, este
numarul de octeti alocati acestor conexiuni in fiecare cadru. Vom extinde acum
rezultatul pentru doui conexiuni cu alocdri arbitrare de banda.

Lemma 6.13. Pentru un planificator DRR,

_3F
a3

F*

Pentru demonstratie presupunem un interval de timp (;,.,] unde # i ¢,
sunt inceputul, respectiv sfarsitul rundei ». Pentru fiecare k = /, 2, , n cand
conexiunea este continuu conectata.

u/t(tk-l"k):¢| +Df" -Df, (6.86)
unde D* este valoarea contorului de deficit a conexiunii / la sfarsitul rundei k.
Insumand dupi £,
W,(t,.1,)=k ¢+ D’ -Df. (6.87)
Daca D* <¢, pentru orice k, putem scrie,
W, 1)<k +4. (6.88)
Similar, daca conexiunea j este continuu conectatd pe acelasi interval

W,(’a"k):k¢/ +Df'Df
2ko, -9,

(6.89)

Din ecuatia (6.88) si (6.89) se deduce simplu ca:

W,(’D,lk)_W}(tt)"k)]< ﬁ-+£j_
P, p. ) PP
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) Aceastd margine se aplicd intervalelor de timp care cuprind un numar
intreg de cadre. Pentru un interval arbitrar, diferenta dintre serviciile oferite
celor doud conexiuni poate creste cu ¢, sau ¢, octeti. Normalizdnd aceasti

diferenta suplimentara, obtinem o margine generala a impartialitatii,
F’= - (6.90)

In cazul WRR, unde deficitul este mereu zero, extinderea demonstratiei
precedente conduce la urmitorul corolar.
Corolarul 6.6. Pentru un planificator WRR

In concluzia acestui capitol putem spune ci, cu exceptia VCL, algoritmii
de planificare studiati pot fi considerati impartiali conform cu definitia enuntata
aici a impartialitatii. Este interesant de remarcat ci SCFQ este cea mai
impartiald disciplina de planificare pachet-cu-pachet, in anumite cazuri mai buni
chiar decat PGPS. Pe de alti parte, latenta serverului SCFQ poate fi mult mai
mare decét latenta serverului PGPS, deoarece SCFQ poate intirzia servirea
conexiunii daca aceasta se conecteazd dupa un interval de pauzi, in timp ce
PGPS isi penalizeaza conexiunile care gi-au primit deja banda alocati, pentru a
servi noile conexiuni.

6.5 Concluzii

In tabelul 6.2. au fost trecute caracteristicile unor algoritmi de planificare
din clasa LR, in functie de trei parametri: latenta, impartialitate i complexitate.

Se vede ca planificatorul PGPS are cea mai buna performanta, atat pentru
latenta cat si impartialitate, dar are cea mai mare complexitate de implementare.
Desi VCL are latenta identica cu PGPS nu este un algoritm impartial. Ceilalti
algoritmi au nonimpartialitatea marginita, dar au latente mai mari decat PGPS.
Din analiza serverelor LR rezultd clar ci, cresterea latentei duce la intérzieri
limita cap-la-cap crescute, un necesar crescut de tampoane de memorie in
comutatoare si un grad de rafala crescut in retea. Chiar in cazul surselor cu trafic
CBR, sesiunile pot acumula rafale mari dupd mai multe treceri prin retea, daca
serverele au latente mari. Astfel, este foarte important sa se foloseasca servere
cu latenta mica, in retelele de banda larga. Atat la serverele SCFQ cét s.i RR,
latenta i impartialitatea sunt puternic afectate de numéru} qe conexiuni care
partajeazi linia de iesire. Acest lucru face dificil cont_rolul intarzierii cap-la-cap
al sesiunii, in retelele in care un numar mare de fluxuri pot partaja linia.
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Tabelul 6.2. Caracteristicile planificatoarelor din clasa LR

Server

Latenta Impartialitatea Complexi
t t plexitatea
GPS 0 0 -
PGPS L L, L, L Lo L
o r max| C +—2% 4 L (4 mex T
i PP p A
unde o
C. = min [(V— I)[ﬂ max( L, J J
pl fen<v p’l
SCFQ | L, + Lnac V-1 L, L 0(logh)
P r p P,
VCL | L L. o 0(logV)
pl r
DRR 3F-2¢, 3 0(r)
r r
WRR | F-4.+1, F 0l
r ¥
FQ cu Lo Ly 2F L L Ologh)
o B o mad B o
cadre o r r o p
1 7

L; este dimensiunea maximi a pachetelor sesiunii i, respectiv L. pentru toate sesiunile.
C. este serviciul normalizat maxim pe care o sesiune o poate primi in exces de la un
server PGPS. In WRR si DRR, F este dimensiunea cadrului si ¢, volumul de trafic in

cadre alocate sesiunii i. L. este dimensiunea fixi a pachetelor (celule) la WRR.

Comparatia planificatoarelor, realizata in acest capitol, dupa cei trei
parametri, lasd deschisd problema proiectarii unui algoritm de planificare cu
aceeagsl parametri ca PGPS.

Abordarea adoptatd de a modela intreaga retea de servere LR ca un singur
server LR nu impune nici o conditie traficului de intrare. Desi marginile pentru
intarzierea cap la cap si necesarul de tampoane de memorie, au fost dedus: in
ipoteza unui trafic de intrare format de o galeata gduritd, acelasi model poate fi
folosit cu alte modele de trafic de intrare.

Analiza impartialititii din § 6.4 nu are in vedere intervalele de :imp in
care conexiunea este inactiva, care trebuie cuprinse intr-o analiza mai completa.
Intr-un algoritm impartial, serviciul pierdut de doua conexiuni cénd sunt inactive
trebuie sa fie si el proportional cu rezervarile lor. In plus, dacd o conexiune este
inactiva si altele sunt conectate, prima trebuie sa piarda un seryiciu nonna.lizat
proportional cu serviciul pe care-1 primesc celelalte. Lucrarile viitoare trebuie sa
includi o metodid universald de estimare a impartialitatii algoritmilor de
planificare. Aceasta masura trebuie sa depinda doar de caracteristicile seryerului
si nu de parametrii traficului sesiunilor individuale. De altfel ar trebui sa fie
suficientd demonstratia cd acel server furnizeaza un serviciu conexiunii

comparabil cu cel al multiplexorului GPS.
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Capitolul 7

SERVERE PROPORTIONALE CU RATA

Asa cum s-a aratat In capitolul precedent, aproximarea pachet cu pachet a
GPS (WFQ) are latenta cea mai redusa dintre serverele pachet cu pachet, cele
mai reduse margini ale intrzierii cap la cap i necesarul de tampoane de
memorie este minim. Dezavantajul WEQ este insa complexitatea cea mai mare a
implementarii VCL are aceeasi latenti ca WFQ dar nu este impartial.
Planificatoarele SCFQ §i RR furnizeaza o margine a nonimpartialitatii, dar
latenta lor depinde de numarul de conexiuni care partajeazi linia de iesire. In
retelele de bandad larga, marginea intarzierii cap la cap devine prohibitiv de
mare.

Raméne o problema crearea unui algoritm de planificare care si combine
intarzierea si gradul de rafala a lui WFQ, calculul simplu al etichetelor de timp
$i marginirea nonimpartialitatii. in acest capitol vom dezvolta un cadru analitic
pentru dezvoltarea unui asemenea algoritm §i vom analiza proprietitile sale.

7.1 Functiile de potential

Planificatorul GPS asigura o impartialitate ideala, oferind acelasi serviciu
normalizat tuturor conexiunilor conectate, la orice moment de timp. Daca se
reprezintd serviciul total primit de fiecare sesiune ca o funcg’e, denumita tirpp
virtual, VT (Virtual Time), [ZK, XL], ea va creste cu aceeasi rata pentru orice
sesiune conectatd si anume rata serviciului normalizat furnizat ei de planificator
la acel moment. Similar, putem defini o functie globalad de timp virtual, GYT
care creste cu rata serviciului total produs de planificator la} ﬁgcare moment din
perioada ocupati a severului. La GPS, VT al tuturor conexiunilor conectate este
identic la orice moment si egal cu GVT. Acest lucru se obtine initializind VT al
conexiunii cu GVT cand aceasta devine conectatd §i apoi .crescﬁnd VT cu rata
serviciului normalizat instantaneu primit de conexjune pe t;mpu} conectarii szAile.
Acest lucru permite unei conexiuni inactive sa pnmeasc;ﬁ imediat serviciu canq
devine conectata, rezultand o latenta nula. Apegsté funcglg pe care o vom denum!
potential, P, reprezintd starea fiecdrei conexiuni din plamﬁcator. Potenglalu} unei
conexiuni este 0 functie nedescrescatoare in timpul POSIS. Cand 0 conexiune /
se conecteaza, P; creste functie de serviciul normallz.af primit: daca cu Pi(t) se
noteaza potentialul conexiunii / la momentul ¢, atunci in intervalul (r,¢] al PCS

al sesiunii /
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Potentialele tuturor conexiunilor se pot initializa pe zero la inceputul
POS{S, deoarece toate informatiile de stare se sterg cand sistemul devine
mactiv.

Din definitia potentialului este clar ci un algoritm impartial trebuie sa
astepte sa creasca potentialele tuturor conexiunilor conectate la aceeasi rata, rata
de cresterea potentialului sistemului. Obiectul de baza este deci egalizarea
potentialului fiecarei conexiuni, ceea ce incearca de fapt sa faca planificatoarele
cu sortarea prioritatilor, ca GPS, WFQ, SCFQ si VCL. Definitia potentialului ne
spune insd cum se actualizeazi P cind conexiunea este inactiva, doar ci P este
nedescrescator. Algoritmii de planificare actualizeaza diferit P al conexiunilor
inactive. Ideal este ca, in timpul cit conexiunea i, (;, este neconectatd, P; si
creascd cu serviciul normalizat pe care C; l-ar primi daci ar fi conectata. In acest
caz cand C; devine din nou ocupatd P; va fi identic cu al altor conexiuni
conectate in sistem, ceea ce-i permite si fie imediat servita.

O cale de actualizare a potentialului conexiunii cind ea devine conectati
este de a defini P(z) potentialul sistemului care urmareste cum progreseazi
lucrul total al planificatorului. P(z) este o functie nedescrescatoare de timp.
Cénd C; inactiva, devine conectatd la momentul ¢, P;(?) poate fi initializata la (1)
pentru a tine cont de serviciul pierdut de ea. Planificatoarele folosesc diferite
functii pentru a mentine P(?) ceea ce duce la diferite comportari ale intarzierii i
ale impartialitatii. in general, potentialul sistemului la un moment ¢ poate fi
definit ca o functie nedescrescatoare, de potentialele conexiunii individuale,
inainte de ¢, i de .

P@)=F(P,(-1).P,(-1).. B (-1).1) (7.1)

Serverul GPS, de exemplu, initializeaza potentialul conexiunilor nou
create la cel al conexiunii curente conectate in sistem. Aceasta inseamna ca
P(1)  Pit), pentru orice i< B(r), unde B(r) este setul de conexiuni conectate la
momentul . Planificatorul VCL initializeaza potentialul conexiunii la timpul
real cand aceasta devine conectata astfel ca P.(t)-P,(1)= 1, -¢,.

7.2 Servere proportionale cu rata, SPR

Pentru a defini o noud clasa generala de servere proportionale cu rata,
SPR, definim mai intai aceste planificatoare in mode!ul cu fluid i apoi extm.dem
definitia la modelul pachet cu pachet. Aceste plamﬁcatoare sunt caracterizate
prin disciplina de servire, care regleaza rata instantanee a semcnulm pentru
sesiunile individuale conectate, astfel incat sa le egallzgze potentialele. Definitia
cere ca potentialul P(t) al sistemul.ul sa fie mentinut la, sau dedesubtul
potentialului oricarei conexiuni, in orice moment in care serverul este ocupat.
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Acest lucru asigura ca noile conexiuni si nu aibi un potential initial mai mare
decét celelalte conexiuni si deci si primeasca serviciu imediat. Astfel SPR este
un server de latenta nuld. Dar definitia nu indica modul de sintetizare a lui P@),
care este diferit de exemplu pentru GPS si VCL care sunt si ele servere RPS.
Dar SCFQ nu este SPR deoarece nu satisface conditia asupra potentialului
sistemului.

Pentru a defini formal clasa SPR, notim cu B(/) setul de conexiuni
conectate la momentul ¢. astfel SPR are urmatoarele proprietati:

|4

1. rata p, este alocatd conexiunii i §i > p,<r, unde r este rata totald a
i=1

serviciului serverului.
2. Potentialul unei conexiuni P;(?), descrie starea conexiunii la momentul
t, si satisface proprietatile:
a) Pi(1) ramane constant cand conexiunea i e neconectati;
b) Cand conexiunea devine conectatd la momentul ¢,

P (r)=max (P (- 7). P(r -)) (7.2)

¢) Pentru orice ¢>r, conexiunea ramane conectati i Pt) este
crescutd cu serviciul normalizat oferit conexiunii in intervalul (r,],
deci

W(z.1)

ML (7.3)
P,

P.()=P ()+

3. Potentialul P(1) al sistemului descrie starea acestuia la momentul /, iar
P(t) satisface conditiile:
a) Pentru orice interval (¢,,¢,] din POSIS

P(’:)-P(’I)Z -1 (74 a)

b) P(1) este intotdeauna mai mic sau egal decat potentialele
conexiunilor conectate la momentul 7,

in \P (f 7.4 b)
P@)< min (7,()) | (
4 La orice moment /, conexiunile sunt servite conform potentialelor lor

instantanee dupa regulile: . .
a) Dintre toate conexiunile conectate sunt servite cele de potential

minim la acel moment /, - o

b) Fiecare conexiune din set este ’serwta cu o rata 1.nstavntanee
proportionald cu rezervarea sa, deci Pi(t) cvreste c’uvaceez.lsl rata. ‘

Definitia specifica conditiile functiei P(() care sd permitd proiectarea unui
server de latenta nuld, dar nu §i modul de implementare, care trebuie sa fie

eficient.
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Perioada activa a unei sesiuni i, PAS;, este intervalul maxim de timp pe
durata POSIS, in care potentialul sesiunii nu este mai mic decit cel al
sistemului, celelalte perioade fiind considerate inactive. Conceptul de PAS este
util pentru analiza comportirii PRS. O conexiune nu este conectati in perioada
inactivd §i deci nu poate primi serviciu. PAS este aceeasi cu POS, deoarece
P, (¢)< P(f) doar cand conexiunea este nefolositi; trecerea de la starea inactiva la
cea activa are loc doar la sosirea unui pachet. O conexiune activa poate sa nu fie
servitd in PAS daca alte conexiuni au un potential mai scizut. Planificatorul
serveste in orice moment conexiunile de potential minim. Conexiunea va fi
intotdeauna servita la inceputul PAS daci P, (r)= P(¢).

Daca o conexiune cu potential mai mic devine activa, se suspenda servirea
celorlalte conexiuni pana ce acesta ajunge la aceeasi potential cu al celorlalte.
Daca o conexiune isi termina serviciul, rata instantanee a celorlalte conexiuni va
creste, deoarece planificatorul conserva lucrul; daci o conexiune a primit mai
multd banda in PAS decit cea alocata in perioada activa anterioara i se suspenda
lucrul.

Deoarece serverele LR sunt definite functie de POS, trebuie stabilita
corespondenta POS — PAS, si vom vedea ca inceputul POS este acelasi cu al
PAS pentru SPR (lema 7.1). Demonstratia sa se va face prin reducere la absurd.
Presupunem ci inceputurile diferd t,,s #7,,;. Apar doud cazuri: i) r apartine
unei perioade inactive. Dar, 7 fiind inceputul POS, poate sosi un pachet, ceea ce
inseamna cd Py(t) poate deveni egal cu P(?) ceea ce inseamna Ca 7,5 = 7,5 11)

PAS incepe la 7, <z si deci pentru Ve (z,, 7] trebuie sa avem:
P()=P(1). (7.5)

Pe intervalul (z,.7], P; creste cu serviciul normalizat oferit sesiunii /, astfel
capentru Ve (r,, 7],
Wir,. 1
PO Pley) =200 76)

i

Dar r, este inceputul PAS si deci:

P (Tn)'_‘P(To)~ (7.7

i ia (7.5) si (7.7
Din ecuatia (7.5) 51 (7.7) P ()="P(z,)>P)-P(z,)

>(r-1,).

(7.8)

Astfel din ecuatia (7.6) 5i (7.8),

W, 0)zp (t-7). (7.9)

Cum inainte de r, sistemul nu a fost conectat, rezulta ca:
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Az )2 W (c,0) 2 p, (t-7,). (7.10)

Deci 7, apartine aceleasi POS in orice moment Ve (z,,7] si inseamna ca

= nu poate fi inceputul POS. La activarea unei conexiuni Pi(t) este minim fata
de oricare Pj(t) al conexiunilor, deci poate fi servita imediat.

Servirea sa poate fi suspendati, daca o alta conexiune j devine activa in
POS;, pana cand P,()=P,(f). Vom deduce marginea inferioara a volumului
serviciului primit de conexiunea i in PAS in lema 7.2: dacad r este inceputul
PAS; in SPR, atunci la orice 1>z si 7ePAS,, serviciul oferit conexiunii i,
W.(z.t)2 p, (t-7). Pentru demonstratie considerim un moment ¢ din perioada
activd a conexiunii. Atunci din definitia PAS P (1)=P(:) si P (r)>P(r) iar din
ecuatia (7.8) 51 (7.9) rezulta: W,(r,1) 2 p, (t-7).

Dar o POS poate consta din PAS multiple. Pentru a demonstra c¢d SPR

este un server LR de latentd nula trebuie sa demonstram ca pentru orice ¢ dupa
inceputul POS la momentul 7z, W, (z.f)2p (t-7). Din lemele precedente,
ajungem la:

Teorema 7.1: SPR este un server LR de latenta nula.

In timpul perioadelor inactive conexiunea nu primeste serviciu, nefiind
conectatid. Conexiunea nu poate primi mai putin serviciu decat rata alocata doar
pe perioada inactivd PIS (perioada inactiva a sesiunii). Cum in PIS nici un
pachet nu este in asteptarea serviciului, POS trebuie sa se termine cu ea.

Evolutia P;(1) poate fi trasata impartind POS in mai multe PAS respectiv
PIS. Demonstratia o facem prin reducere la absurd. Presupunem ca POS, (r,.7]

si 1" e(z.1], ¢ fiind primul moment in care,
W e )<p, -7).

Daci 1* € PAS si 1, este inceputul PAS, stim din lema 7.1 ¢a 1, > 7, §i cum

t" >t, rezultd ca:
W(T'tu)sz (’a _T)'

Din lema 4.2 stim c pentru /~ apartinand aceleasi PAS
W)z p,(-1,).

Din ultimele doud ecuatii, deducem ca:

Wl(r,l')Zp, (r'-r), (7.11)

Daci * e PIS . consideram momentul 1 - 4r. Stim ca:

130

BUPT



W,(r,/* - AI)Z P, ‘(* - At -z‘).
in PIS nu sunt pachete conectate deci,
W,(c." -At)=4,(c, " - Ar),
$i nici un pachet nu a fost servit in intervalul (z* -A t,t*], deci:
W (et - a0)=t,e.07).

In acest interval nu a aparut nici o sosire de pachet, fiindca astfel s-ar fi
trecut in PAS, deci

Aler-an)=aer).
Din ecuatia (7.11) §i urmatoarele trei ecuatii rezulta:
A,(r,t')< p,(f-r), (7.12)

ceea ce inseamna ca " nu poate apartine aceleasi POS ca 1” - Ar .

Astfel definitia SPR nu ofera calea de proiectare algoritmilor de
planificare cu latenta nula. Cum si GPS si VCL pot fi considerate SPR, conform
teoremei 7.1, ele au aceeasi comportare a intarzierii in cazul cel mai defavorabil.

7.2.1 Servere proportionale cu rata, pachet cu pachet

La SPR definite anterior conform modelului cu fluid, pe presupunerea ca
pachetele de la conexiuni diferite pot fi servite in acelasi timp, cu rate diferite. In
sistemele reale insd, la un moment dat doar o conexiune poate fi servitd si
pachetele nu pot fi divizate. Un server proportional cu rata pachet cu pachet
SPRP pot fi definite similar, ca SPR care transmite pachetele in ordinea
crescitoare a timpilor lor de sfargit. Daca TSI este potentialul conexiunii / cand
un pachet isi sfirgeste serviciul in serverul cu fluid, acest TS; va fi folosit ca
eticheta de timp, pachetele fiind planificate §i transmise in ordinea crescatoare a
acestor etichete. o

Folosim din nou notatia /; pentru lungimea maxima a pachetului sesiunii
i, respectiv L, lungimea maxima a pachetelor tu_turor sesiunilor. Pentru a
analiza performanta SPRP comparativ cu SPR cu fluid presupunem ca ambe}pr
li se ofera aceeasi structura de date. Cu W,"(z,1) notam serviciul oferit sesiunii i

in intervalul (z,] in serverul cu fluid, respectiv #,"(z.1) in cel pachet cu pachet.
Presupunem ci pachetul & paraseste cele doud servere la momentul + respectiv
¢ . Conform cu [PG/1, PG/2] se poate demonstra lema 4.3 care spune ca pentru
toate pachetele SPRP,
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L
1] sr,f+%. (7.13)
Dacd tinem cont de serviciul partial primit de pachete in transmisie,

Intarzierea maxima in serviciu pentru o sesiune i la SPRP apare cand pachetul isi

incepe serviciul. Daca cu #,(1) este serviciul oferit conexiunii i la momentul ,
inclusiv serviciul partial, atunci la momentul cand pachetul 4 isi incepe serviciul:

A

\F I
w.(0.1,)<w, [O,tk ﬂj +L,.
r

(7.14)
AP
<w. 0.1, )+L,,.
Putem enunta acum corolarul (7.1): la orice moment ¢
. F AP
w.(01)-w.(01)<L,,. (7.15)

Pachetele in SPRP sunt servite in ordinea crescitoare a TSI. Daci
pachetele de la mai multe conexiuni au acelagi TS, pentru transmisie va fi
selectat unul, determindnd ca sesiunea sa primeascid temporar un serviciu
suplimentar fata de SPR. Pentru a determina diferenta dintre serviciile primite si
marginea ei, folosim urmatoarea lema:

Lemma 4.4 Daca (0,r] este POS in SPR si sesiunea i e conectati la

momentul ¢ astfel incit / primeste un serviciu suplimentar in SPRP in acest
interval, atunci existd o altd sesiune j, cu P (r)<P(r) care primeste un serviciu

suplimentar in SPRP in acelasi interval.

Cum ambele servere sunt cu conservarea lucrului, daca sesiunea / notatd
cu S; primeste un serviciu suplimentar in SPRP, atunci trebuie sa existe si o alta
sesiune conectatd S; care primeste mai pufin serviciu in (0.7]. Deci trebuie sa
demonstram ca P (1)< P (). In primul caz, dacd S are potentialul maxim in SPR,
atunci pentru oricare j, P (1)<2(). In al doilea caz, exista si alte sesiuni S cu

potential mai mare ca P;, la momentul /. Atunci, din definitia SPR, aceste sesiuni
S nu primesc serviciu la momentul /. Daca ¢ a fost ultimul moment la care una
din sesiunile S a fost in serviciu in SPR, atunci in (z.7] nici o conexiune din S nu

este servita. Deci,
I3 P
Wil(r.t)z Wilr1), VkeS§. (7.16)

In plus, S; nu a fost conectata in SPR, fiindca astfel, o conexiune din S nu
ar fi putut fi servita chiar inainte de . Astfel:

W 0.0)> W, (0.7). (7.17)
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Dar dupa cum stim, la momentul t, Si a primit mai mult serviciu in SPRP,
astfel ca:

W, (0.1)< W, 0.1). (7.18)

Scézand ultimele dous relatii obtinem:

W (e.1)< W, (). (7.19)

Adica in (r,7], S; a primit mai mult serviciu in SPRP decit in SPR,
concluzie care se poate deduce printr-un procedeu similar pentru toate
conexiunile S. Dar cum ambele servere sunt cu conservarea lucrului, trebuie si
existe cel putin o conexiune S; care in (z,7] si primeascd un serviciu in SPR
suplimentar fati de SPRP, deci:

F

w,(e.0)> W, (1), (7.20)

Conexiune care nu face parte din S, deci P (r)<P(r), Dar cum S; se conecteazi in
SPR la r sau imediat dupa, deci:

A F A r

w,(0.7)>w,(0.7). (7.21)
Adunind ultimele doui ecuatii obtinem,

A F A p

w,(0.0)>w,0.1). (7.22)

Din lemma precedenta i metoda prezentata in [SV, SV1] pentru un server
WFQ vom determina o margine superioara a diferentei de serviciu primit de o
sesiune in SPRP fata de SPR, care este (lemma 7.5)

L P L F L
W,l ©.1)- W,F (0,1)smin[(l’-1)1,m, P, 77:_1{_[/)" D (7.23)

Lemma stabileste doud margini superioare distincte pentru serviciul in
exces primit de o sesiune intr-un server SPRP. Considerdam o sesiune S;
conectatd in ambele servere. Atunci S” poate fi intarziatd cu cel mult L. fatd

. P : i P intarziata
de S7. Astfel in cazul extrem, oricare §,;, mai pufin S, poate fi intarziata cu
L Cum serverul este cu conservarea lucrului, S/ poate fi in fatd cu cel mult

max-

(V-1)Lmax, V fiind numarul de sesiuni care partajeaza linia de iesire.
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Marginea (V-1) Lpq, poate fi uneori prea vaga, caz in care a doua limita e mai
compacta. Presupunem ci L /p, =max L /p, si ci sosesc la server doud pachete

I<nsV
simultan de la S; §i S, cu acelasi potential asignat de sférsit. Daca isi incep
simultan serviciul, la ¢, vor fi sfarsi simultan la 1+, /p, . Daca SPRP transmite
S; primul pachet, serviciul primit de S; in SPRP va fi in avans cu (L, p, Ve,
ceea ce conduce la 0 a doua margine superioara.

7.2.2 Analiza intarzierii

Vom demonstra ca SPRP este un server LR si i vom estima latenta. Daca
un pachet péraseste cele doua servere la ¢” respectiv /" atunci 17 <" +L, . /r.
Pentru analiza unei retele LR trebuie ca serviciul si fie marginit pentru oricare ¢
dupa inceputul POS. Pachetul se consideri ci a parasit serverul cand ultimul siu
bit a fost transmis, deci chiar inainte de ¢* +L,,_/r acesta nu a plecat inca din
SPRP. Daca L, e lungimea maxima a pachetului conexiunii C;, serviciul oferit lui
Ci in SPRP va fi egal cu cel oferit in SPR pani la momentul /* minus ultimul
pachet. Astfel serviciul primit de (’; in a j-a POS, in SPRP este:

W@ )2W (e t- Ly /r)-L,

>max (0, p, (t-7- Lo /r)-1.)
Zmax(o,p‘ -T- Lmar/r-]‘x/px) (724)

Astfel putem enunta corolarul 7.2: un SPRP este un server LR cu latenta
egalacu L, /r+L/p,.

Dupa cum se vede latenta este aceeasi cu WFQ; deci orice SPRP are
aceeagi margine superioard a intdrzierii cap — la — cap 1 a necesarului de
tampoane de memorie ca WFQ cu trafic format de o gileata gaurita.

7.3 Impartialitatea serverelor proportionale cu rata

La definirea SPR singura conditie impusa a fost ca P(f) sa aiba laten;q
nula, fard a vedea cum influenteaza comportarea plapiﬁcatqrqltll__aleger‘ea'l lun_
P(f). Aceastd alegere are o mare influentd asupra ‘1mparnahtag11 'se.:rwc?u.lm
sesiunilor. Am aritat cd o sesiune conectatd in SPR prlmgste un serviciu minim
egal cu rezervarea sa; dar exista mari diferente intre plamf.'lcayoare, cu privire la
serviciul furnizat pe termen scurt. Cum la SPR_ conex1uml§ conectate sunt
servite la aceeasi rata normalizata in starea stgnonaré, nonlrzlparglalltafea in
servire poate apare doar cand o se_siunei 1{1ac51vé / se conecteaza, astfel ca daca
P(t)<P(), Ci va fi servita exclusiv, pana cand P, ajunge egal. cu al celor?alte
conexiuni conectate. Notdm cu AP _djfeArenga maxima dintre potentialul
sistemului §i a conexiunilor aflate in serviciu in SPR.
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Teorema 4.2. Daca P(r) in SPR nu difera cu mai mult de AP <=, finit,
fatd de P(r) a conexiunilor servite, atunci diferenta intre serviciul normalizat
oferit oricaror conexiuni i, je B(r,,1,) in (1,.1,] € de asemenea marginita prin AP .

‘W‘(’I'tz)_ V/i/!(t[)tg)

<AP
, P, (7.25)
Pentru demonstratie presupunem ca P, (1,)> P.(t,) si dacd / este conectata:
P()2R(,). (7.26)
Mai stim ca:
P(1,)< P@,)+4pP. (7.27)

Cum ambele sesiuni sunt conectate in (z,,1,], P; si P; cresc in acest interval doar
cu serviciul normalizat oferit celor doua conexiuni. Deci

p()-£0) L), (7.28)
w s
p)-n )" (729
La momentul 15, P(r.)< P (r-) 1 notam
x=P(t.)-P1,)20. (7.30)
Din cele trei ecuatii precedente rezulta:
Msl’j(r:)-,”(t,)-x‘ (7.3D)
P,
Si din (7.26) si (7.28) rezulta:
V—V“—(’—"—rizzl’j(l:)-lj(l,)—dl" (7.32)

P,

Din cele doua ecuatii precedente rezulta:
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W) Wt

<A4P.
> o x< (7.33)

lar daca P,(1,)< P(r,), deducem la fel ci:

W/(t,,lz)_W(’l"-’)sAP.
o, P,

(7.34)

adica,

Wi, t,) Wit
) #0t) (7.35)
A P,

Astfel dacd 4P este finit, diferenta serviciilor normalizate oferite celor
doud sesiuni este marginita. Aceasta teorema se aplici SPR, cu model fluid, dar
un sistem real lucreaza cu pachete. Pentru a o extinde la SPRP definim:

C = min [(V -I)L’"—""‘,max[L" D (7.36)
p’ len<V pn

serviciul normalizat maxim pe care o conexiune il poate primi in SPRP in exces
fata de SPR.

Teorema 7.3. Daca la SPRP exista doua conexiuni / gij care la momentul
r cer un serviciu in exces, atunci pentru orice interval (r,.r.], diferenta

serviciului lor este marginita,

N N [‘
)W’(”"")-W'(”""))Smax AP +C, +L’“—“+—’,A1’+(,', +ﬂi+[—] (7.37)
P, P, PP, PP,

Pentru a deduce o limitd a impartialitatii algoritmului, definim potentialul SPRP.
Notam cu ai(¢) potentialul C(¢) la SPRP, definitd similar cu a serverului cu
model cu fluid. Deci (; nu primeste, cdnd este inactiva, acelasi serviciu.
Diferenta este ci atunci cand (; se conecteaza potentialul sau creste doar cand
transmife un pachet. Cu P(r) se noteaza din nou potentialul in modelul cu fluid.

Dupa momentul 7, ambele conexiuni sunt alimentate. permanent cu
pachete. Potentialul conexiunii SPR este crescut de rata serviciului normalizat
oferit, deci pentru serviciul C; in (¢,,1,] putem scrie:

W.(t,.t:,)Smax(a‘(,:)_g(,,))Jrl*_;ax_, (7.38)

1
1

Daca P(1,)> P(t,) atunci serviciul normalizat oferit lui C; in (1,.1.] este egal cu
cresterea de potential dupa 7, plus serviciul primit de C; suplimentar in SPR fata
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de SPRP; pana la t,. Daca P(1,)<~(t,), atunci pachetele servite dupi ¢; in SPR,

nu guAfogt inci servite in SPRP; astfel singurul serviciu oferit C; a fost deja
oferit inainte de ¢, in SPR, serviciu marginit de L. pentru C; putem la fel scrie:

I'i,’(tl'tz)

pi
C; poate sa fi primit mai multe servicii in SPR inainte t;. Dar diferenta
potentialelor este marginita, ’
’Px(tI)'PJ(tJSAP (740)

. Dacé presupunem ca ('; a primit un serviciu normalizat suplimentar, si din
definitia SPRP, rezulti ca:

a(,)<a,)+L,/p,. (7.41)

2 max(a,(t,)- P(t,))-C, (7.39)

Din ultimele patru ecuatii rezulta:

W'(’l"?)_WJ(’I't.’)S AP +C +Lmax +Lmax . (742)
P, P, “op P

Similar, dacd C; a primit un serviciu normalizat suplimentar, ecuatia
precedentd se poate rescrie inversand / cu j §i rezulta din aceste ultime ecuatii,
ecuatia (7.36). Dar cum WFQ este un SPRP cu 4P =0, impartialitatea sa poate fi
dedusa din ecuatia (7.36).

7.4 Algoritm de planificare impartiala pentru retele
cu pachete

Vom prezenta un algoritm de planificare cu 0(/) complexitate de calcul a
etichetelor de timp si aceleagi margini ale intdrzier cap la cap §i necesar de
tampoane de memorie ca WFQ. Definitia SPR nu specificd metoda de mentinere
a potentialului sistemului. Definitia P(f) permite o mare flexibilitate in
aproximarea starii globale a sistemului, folosita iq cele ce urmeaza pentru
proiectarea unui algoritm de planificare denumit planificare impartiala bazata pe
cadre, PIC. Potentialul sistemului, mentinut la fel ca in modelul cu fluid SPR,
este recalibrat periodic pentru a corecta discrepantele.

7.4.1 Metoda de mentinere a potentialului sistemului
Problema de baza la SPR este mentinerea P(t).. Impaqialitatea
algoritmului depinde de alegerea functiei P(1), deoarece nonimpartialitatea pe

termen scurt depinde de diferenta dintre P(f) si P’(f) a conexiunilor / conectate.
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Un algoritm de planificare este un server proportional cu rata impartial SPRI
daca poate fi gisita o constantd finiti 4P >0 astfel incat P() > P,(t)-A,P, pentn;
VieB(r), unde B(f) este setul de conexiuni conectate la momentul 7. Aceasts
conditie poate fi realizata prin folosirea unui mecanism de recalibrare periodica
pentru a limita diferenta maxima dintre potentialul sistemului si cel al
conexiunilor conectate. Valoarea S”(1)< P(¢), Vie B() o vom numi potential de
baza. Poate fi giisitd o constantd AP finitd AP >0 astfel incat:

ST()= P(r)-4P,Vie B(). (7.43)

Daci z, este inceputul POS curentd si 7, <7, <... <7, se face 0
recalibrare prin actualizarea /() la valoarea S'() daca P() < S$P(), adica,

Ple,)= max (s(c, -) 87 (c,), (7.44)
cu(r, -) notdnd momentul anterior actualizarii. Intre actualizari, P(1) creste liniar:

P(t)= P(rj)+SP(t—rj) T, <t<T, . (7.45)

,
Intervalul intre doua recalibrari succesive este marginit:

t,.,-1, < AT, cu A7 finit. (7.46)

J* J

Impartialitatea SPR depinde de alegerea $*(f) si frecventa recalibrarii, deci de
alegerea momentelor 7, <7, <.. <r,, momente pe care le vom alege egale cu
momentele de sfarsit ale serviciului pachetelor. Astfel frecventa recalibrarii este
marginitd superior de rata de plecare a pachetelor. Daca P(#) este mentinut dupd
regula anterioara atunci, pentru orice interval (t,,r.]Jdin POS, P(i.)-P(1,)=1, - 1,
si P()< P (1) VieB().

7.4.2 Planificarea impartiald bazata pe cadre

Alegerea S'(f) si a intervalelor de recalibrare poate conduce la diferiti
algoritmi. Alegem perioada maximad de recalibrare egala cu I Fiimensiunea
cadrului si algoritmul il vom denumi algoritm de planificare impartiala bazat pe
cadre, PIC. Plecam de la modelul cu fluid si apoi extindem rationamentul pentru
cadre. Parametrul /- reprezinta numarul de biti transmigi in perioada 7 a

cadrului, adica
TEFr (7.47)

Notim cu ¢ volumul maxim de trafic pe care (; il poate primi intr-un
interval 7, adica:
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¢':r'.F:p'.T. (748)

Daci 0 conexiune rimane conectatd, potentialul siu creste cu serviciul
normalizat oferit ei: deci daci de la o conexiune C: sunt serviti ¢, biti,

potentialul sau va creste cu 7 = ¢, /p, . Mai impunem o conditie lui 4, si anume
ca cel mai mare pachet ; al C; sa poata fi transmis in 7, deci

L <¢,. (7.49)

Recalibrarea P(r) se face pe cadru, fiecare operatie de recalibrare marcand
un nou cadru. Daca conexiunile sunt conectate continuu, actualizrile pe cadru
in serverul cu fluid se fac la intervalul 7' de cadru. Actualizirile pot aparea mai
devreme daca sosirile de la unele sesiuni sunt mai mici ca rezervarile lor,
determinédnd cresterea mai rapidd a potentialului conexiunilor conectate. Astfel
in serverul cu fluid actualizarea k poate avea loc cand potentialul conexiunilor
conectate atinge valoarea k7, lucru care se petrece simultan pentru toate
conexiunile. Acest lucru nu este valabil insd in serverul cu pachete. Pentru a
evita simularea sistemului cu fluid in vederea determinirii momentelor de
actualizare, vom defini momentele de recalibrare astfel: daca r, , este momentul
ultimei actualizari, atunci urmétoarea reactualizare va avea loc daca potentialul
tuturor conexiunilor conectate apartin cadrului urmator, adica:

P()z kT, VieB() (7.50)

si
PO2(+DT, i=12.V (7.51)

Conditiile precedente pot fi satisficute acum intr-o fereastra de timp.
Daci recalibrarea se face la momentul 7, atunci:

P(r, ) max(P(r, ). kT). (7.52)

Momentele r, de actualizare sunt identice la serverul cu fluid i cu
pachete si trebuie determinate doar din infqrmagi{le dlspomb_ile in serverul cu
pachete, pentru a cidea in fereastra definitd prin (7.50} i (7'51)'. Aceasta
definitie permite ca recalibrarea sa albé. loc .doar la} sfarsitul sau mceputu']
serviciului unui pachet. Durata cadrului, adicd a intervalului dintre doud
actualizari succesive, nu va depasi 27. ' '

Potentialul de bazi $'(f) pentru PIC este definit ca o funcpe. treaptd, cu
valoarea 0 cand serverul este inactiv si creste cu .Tla.ﬁecare calibrare (vezi
figura 7.1). La momentele 7,.7..7; si ¢, apar recalibrari. Aceste momente pot

ciadea oriunde in fereastra in care P(1)e[«7.(k + nri. |
Momentele actualizarii pot fi determinate in seryerul cu pachete doa; din
etichetele de timp ale pachetelor din cozi, etichete care indica de fapt potentiajul
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Potential
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4T -- S0
3T
2T
T
7 timp

Fig. 7.1 Comportarea SP(t) si P(f) intr-un server PIC

corespunzator al conexiunii cand pachetul isi va fi incheiat serviciul.

Potentialul de pornire al pachetului j al conexiunii /, s/ este potentialul
conexiunii cand pachetul j isi incepe serviciul in serverul cu fluid corespunzitor,
iar S(f) este potentialul de pornire al conexiunii la momentul . Cu 3(r) notam
setul de conexiuni conectate la momentul ¢ in serverul cu pachete. Astfel, daca la
momentul ¢ pentru fiecare conexiune conectata in sistemul pachet cu pachet,
potentialul de pornire al primului pachet apartine urmatorului cadru, atunci, daca
r, a fost ultimul moment de actualizare S,(1)>(k + /)T, Vie E(t). Astfel,
potentialul fiecdrei conexiuni in serverul cu fluid la momentul ¢ este si el mai
mare sau egal cu (k+/)T. Deci putem determina un moment de actualizare doar
din informatiile serverului pachet cu pachet. Planificatorul urmareste
conexiunile conectate si constati ca sunt pachete cu potential de pornire in
urmatorul cadru. Céind potentialul de pornire al pachetelor din fruntea cozilor

TS — eticheta de timp
Coada 1 N

{ 75-10 [75 8 ][75 6][75
" Coada2

Capacitatea = | unitate

Coada 3

Starea cozilor la momentul 1 - 0

.. ! -
Secventa de transmisie ' recalibrare

’ |
|
! J 022 Ldd '/ 2l
AR IR %% |72}

aaces i .

1 t t t t t t t —P Tlmp

1 2 3 4 5 6 7 8

Fig. 7.2 Exemplu de operare al serverului PIC
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futl;l.l'OI' conexiunilor conectate depdseste limita stim ca acelasi lucru s-a
mtamplilt gu.potengialul conexiunilor din sistemul cu fluid. Deci, momentul
depdsirii limitei ultimei conexiuni este un moment valid de actualizare a
cadrului si a potentialului sistemului. Acest lucru rezulti mai clar dintr-un
exemplu (figura 7.2).

Dlmensiunea F a cadrului este de 10 celule si rata serverului este 1.
Conexiunea 1 are rezervata 50% din banda de iesire iar celelalte doud conexiuni
cate 25%. Inainte de =0 consideram ca sistemul a fost inactiv. La t=0, C; si C;
transrpit multe pachete planificatorului iar C; este inactivi. La ¢ - 0, P(t) = P(1)
= 0. In serverul cu fluid C; si C, vor fi servite proportional cu rezervirile lor.
Astfel rata serviciului pentru C; si C; va fi 0,5 / (0,5+0,25) = 2/3 i 0,5/0,75 =
1/3. Conexiunea 3 raméne inactiva, iar potentialele conexiunilor 1 §i 2 vor atinge
valoarea T = I/ = 10 in acelasi timp, la momentul r. Ambele conexiuni fiind
conectate potentialele lor cresc cu serviciul normalizat oferit lor, deci

w,(0.7) _W,(0.7) _ 10
0.5 0,25 ’
s1 din ecuatie rezult ¢
23)(z-0)/0,6 - 10

adicdA 7= 7,57. Acesta este inceputul ferestrei in care poate apirea prima
actualizare de cadru.

Considerand acum serverul pachet cu pachet, pachetele sunt etichetate cu
potentialul conexiunii la momentul in care ele isi termind serviciul in serverul cu
fluid. Toate pachetele au dimensiunea 1. In figura 7.2, la momentul 8 toate
pachetele cu potentialul de pornire in primul cadru au fost transmise. La acest
moment potentialul conexiunilor conectate are o valoare mai mare sau egala cu
10 in serverul cu fluid. Astfel, la acest moment potentialul sistemului poate fi
actualizat la 10, fard violarea proprietatilor functiei potential a sistemului.

Putem acum descrie versiunea pachet cu pachet a algoritmului PIC.
Presupunem cd rata serviciului serverului este 1, deci timpul de transmisie a /
biti este tot /. Din latimea de banda a liniei de iesire, conexiunii / i se aloca
fr;;cgia ri deci ¢ =F-r biti care pot fi transmisi de la C; intr-un cadru. In
versiunea cu fluid dimensiunea maxima a pachetului trebuie sa fie mai mica
decat ¢,, astfel ca intr-un cadru poate fi transmis un singur pachet.

La sosirea unui pachet se executa algoritmul din figura 7.3. pentru a
calcula eticheta de timp asociatd pachetului. Variabila P tine evidenta
potentialului sistemului, fiind reprezentata in virgula .mobilé,.cu partea intreaga
reprezentand numdrul de cadru curent, iar partea fractionara t_lmpul care a trgcut
de la ultima actualizare. La sosirea unui pachet se estimeaza potennalu!
sistemului. Cum variabila P este actualizata doar Iq sférsityl transmisiei fiecarui
pachet, potentialul curent al sistemului este obtinut prin adéuga{ea la P a
timpului real scurs de la inceputul transmisiei pachetului gﬂat curent in serviciu.
Potentialul de pornire a pachetelor nou sosite este apoi calculat ca maximul
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dintre .poten;ialul de sfarsit la pachetului precedent ale aceleasi sesiuni i
potentialul sistemului. Pachetul este apoi etichetat cu potentialul de sfarsit,
calculat din valorile cunoscute ale lungimii sale §i ratei rezervate. Daca
potentialele de inceput si de sfarsit ale pachetului apartin unor cadre diferite,
pachetul va trece in cadrul urmarilor. Astfel pachetul e marcat pentru a indica
faptul ca e primul pachet al sesiunii din cadrul urmator. in plus, contorul este
incrementat pentru a urmari numarul de conexiuni ce trec in cadrul urmator. Se
mentine céte un contor pentru fiecare cadru, pentru a tine evidenta numarului de
sesiuni ale caror pachete ajung in urmatorul cadru. Apoi pachetul marcat este
planificat pentru transmisie si contorul corespunzator este edcrementat, astfel ca
atunci cind devine zero potentialul tuturor conexiunilor conectate a ajuns in
cadrul urmator si poate fi ficuta actualizarea de cadru.

Calculul valorii curente a potentialului sistemului.

Fie t timpul curent si ts timpul la care pachetul aflat in
transmisie Tsi incepe transmisia.

1. temp<« P+ (t—ts)/F

Se calculeaza potentialul de pornire al noului pachet

2. SP (i, k) « max (TS (i, k-1), timp)

Se calculeaza eticheta de timp a pachetului

3. TS(i, k) « SP(i, k) + lungimea (i, k)/p;

Se verifica daca pachetul depaseste cadrul

4. n1< int (SP(i, k); n2« int (TS(i, k)

5. if (n1<n2) then (daca potentialul de sfarsit este in cadrul
urmator)

6. B[n1] « B[n1] + 1 (incrementare contor);, marcare pachet

7. End if

Fig. 7.3 Operatiile executate la sosirea pachetului

Contoarele B sunt folosite pentru numararea conexiunilor cu potential de
pornire din fiecare cadru. Desi teoretic trebuie servite un numar infinit de cadre.
practic numarul de cadre distincte cu potentiale in cadru, este hmnat de
tamponul alocat conexiunii. Astfel dacd 4, este dimensiunea tamponului alocat
conexiunii i, dimensiunea zonei B se poate limita la M = max (»./¢.). Daca M este

rotunjit la cea mai apropiata putere a ’lui 2, atuqci zona poate fi adres'atzi cu
log>M cei mai putin semnificativi biti ai nu@érulm c.:adrulql curent. Numadrul dg
contoare mai poate fi redus la trei daczi~ pasii 4 - 8 ai algonﬁtmulul sunt executati
doar cand pachetul ajunge in capul cozii sesiunti cores?unzatqare, .

Cénd un pachet isi termind transmisia se executa algontmul din ﬁgura‘7.4
pentru a actualiza starea sistemului. Se cre$t§ mai intai pote;nnglul sistemuluil cu
timpul de transmisie al pachetului care tocmai a fost transmis. /.
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1. P« P + lungimea (j)/F
Se determin3 eticheta de timp a urmatorului pachet de transmis
2. TSmin < min;g (TS (i)
Se determina numarul corespunzator de cadru
3. Fpin « int (TS,,,,,,)
Dacé este necesar se actualizeazi cadrul
if (pachetul j a fost marcat) then
B[cadru curent] « Bfcadru curent] - 1
end if
if (B[cadru curent] = 0 $i F,, > cadru curent) then
cadru curent « cadru curent + 1
P « max (cadru curent, P)
10.end if
Memoreaza in ts timpul de transmisie al pachetului urmator)
11.ts « timpul curent
12. selecteazd si transmite pachetul din capul cozii

© 0o NOOA

Fig. 7.4 Operatiile executate la transmiterea pachetului

timpul de transmisie al pachetului tocmai servit §i apoi se selecteaza pentru
transmisie pachetul cu eticheta de timp minima. Variabila cadru curent tine
evidenta indexului cadrului curent tratat. Daca a fost marcat cadrul transmis se
decrementeazi contorul de cadru curent corespunzator. Dacd aceasta devine
zero, sesiunea servita este ultima care a ajuns la limita cadrului curent. Dar mai
trebuie verificati o conditie, inainte de actualizarea cadrului, deoarece este
posibil ca un pachet s soseasca avand potentialul sau de sfarsit in cadrul curent
de transmisie a ultimului pachet marcat. Acest lucru poate rezulta daca
potentialul sistemului este presupus la o valoare mai mare decét conexiunilor
conectate, in contradictie cu definitia SPR. Se evita aceasta situatie asigurand ca
nici o etichetd de timp a pachetelor din coada sa nu cada in cadrul curent chiar
inainte de actualizarea cadrului. Daca sunt satisfacute ambele conditii din pasul
7, se actualizeaza cadrul prin incrementare i se actualizeaza potentialul sistemul
la potentialul de bazd corespunzator. Algoritmul se supune lemelor enuntate,
este deci corect si impartial.
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CONCLUZII

. In cele ce urmeaza, parcurgand lucrarea, vom ciuta si subliniem care sunt
contrleujtiile sale originale.

Il} @M se analizeazd pentru inceput definitia standard a
congestionarii unei retele, congestie manifestatd prin cresterea valorilor unor
parametrii ca intdrzierea in cozi §i pierderea de pachete, respectiv diminuarea
traﬁgului util adica a eficientei. S-au aratat c¢i primii doi parametrii mentionati
sunt indicii de performanta a caror modificare poate semnala si alte fenomene.
S-a propus astfel o noui definitie a congestiei retelei, din perspectiva
utilizatorului, care constati ci o retea este congestionati atunci cind
descreste utilitatea perceputa de el de la retea, descrestere datorati cresterii
incdrcirii retelei. Se mai propun si termenii de retea strict congestionati
respectiv strict necongestionati pentru cazurile in care toti utilizatorii percep
congestia, respectiv nici un utilizator nu o percepe.

Se face apoi o analizi si detaliere a perioadelor de aparitie si manifestare a
congestiei. Sunt analizate diferite propuneri de scheme pentru evitarea si
controlul congestiei, reliefindu-se calititile respectiv pirtile slabe ale
acestora. Astfel sunt prezentate parerile, multd vreme in opozitie, asupra unor
tipuri de control a congestiei si anume: i) rezervarea in avans a resurselor fata de
alocarea acestora in momentul sosirii traficului in ruter, ii) controlul prin ferestre
fata de controlul bazat pe rata si iii) control la sursa fatd de controlul in rutere.
Se analizeaza i argumenteaza situatiile in care este utild sau nu folosirea
contrapresiunii. Concluzia importantd care este expusi este ci metoda de
control a congestiei depinde de durata suprasarcinii. Se sustine ideea ca
folosirea unei singure scheme de control §i evitare a congestiei nu este
suficientd, si ca este necesard combinarea mai multor scheme pentru un control
complet si eficient al retelei.

In capitolul 2 se prezinti cele mai noi metode cunoscute in literatura
pentru controlul admisiei traficului in retele. Contributia acestui capitol consta
in relevarea deficientelor si limitirilor fiecirui algoritm prezentat.

Se arati ci, deoarece una din principalele cauze ale aparitiei congestiei
este traficul in rafala trebuie folosite mecanisme de nivelare sau formarea
traficului. Sunt prezentate doua din cele mai cunoscute metode de filtrare
cunoscute sub numele de gileata gaurita respectiv galeata cu jetoane, care pot fi
folosite separat, sau impreuna sub forma unei galeti .dub.le.

Se prezinti, se analizeazd §i se compard diferite scheme de Fonnol a
admisiei traficului in retele, aplicabile in principal la sursa dar si in rutere,
scheme necesare pentru a asigura indeplinirea angajamentelor retelei, adica
asigurarea calitatii negociate a serviciului. Aceste sche{ne pot sa fie bazate pe
parametrii traficului de intrare sau pot sa fie ba;ate pe mfasuran. o

La clasa algoritmilor bazati pe n?ésurén} se releva pevntru fjlecare. criteriul
adoptat pentru estimarea capacitatii disponibile: suma masurata, regiunea de

acceptanta, respectiv capacitatea echivalenta. In cazul algoritmilor utilizind
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capacitatea echivalenti se releva importanta modelului adoptat pentru estimarea
ratei sosirilor intr-o clasi de trafic si limitdrile fiecarui model. Astfel modelul
distributiei normale poate fi folosit doar pentru anumite clase de trafic de timp
real, cu sute de conexiuni conectate si rate de varf asemanatoare. Dacad insad
ratele de varf diferd mult si numarul de conexiuni este redus sau mediu,
estimarea capacititii echivalente cu distributia normald poate duce la
subestimari severe, caz in care este indicata folosirea marginea Hoeffding pentru
estimare.

Folosirea conceptului de capacitate echivalenta respectiv latimea de banda
efectiva este atractivd datorita simplitatii calculului rezultat, calculul capacitatii
necesare de serviciu fiind facut prin aproximare cu o margine superioard,
respectiv prin insumarea latimilor de banda a fluxurilor individuale. Se lucreaza
insd in ipoteza tamponului infinit de memorie §i nu este luat in considerare
efectul multiplexarii statistice a surselor care partajeazd tamponul. Astfel cand
incircarea scade apar supraestimidri exagerate ale capacititii de serviciu
necesare. Cand numarul de surse este mare, aproximarea gaussiand, propusa
pentru a beneficia de avantajul multiplexarii statistice, conduce de asemenea la
supraestimari ale latimii de banda agregatd necesara, ceea ce duce la
subutilizarea resurselor scumpe ale retelei, latimea de banda si memoria. Daca in
plus, se folosesc filtre de tip gileata, traficul are un caracter de rafala mai scazut
decat traficul Poisson, §i atunci aproximarea cu latimea de banda echivalentd nu
mai este conservativa, conducand la o subestimare a capacitatii de serviciu
necesara.

Se expune in consecinta un alt criteriu pentru admisia unui apel, criteriu
bazat pe rata de pierdere a celulelor admisd de apel. Decizia de admisie sau
respingere a apelului se face pe baza estimarii ratei reale de pierderi, estimare
facuta in functie de capacitatea legaturii sau a serviciului pretins. Dar cum rata
de pierdere celulelor §i capacitatea serviciului sunt doud marimi dependente,
este dificil de determinat capacitatea serviciului, chiar avand specificate
caracteristicile traficului §i dimensiunea tampoanelor de memorie. Este in
consecinta prezentat un algoritm de control a admisiei folosind rata de pierdere a
celulelor, care pentru estimarea benzii agregate foloseste logica fuzzy. Fiind un
sistem adaptiv estimeaza eficient rata de pierdere a celulelor in sisteme de
dimensiuni mari, folosind un numar redus de informatii despre sistem, fie
cunoscute apriori fie obtinute prin masurari.

Se releva faptul ca aproximarile mai noi, bazate pe estimarile deviatilor
mari ale lungimii cozilor de agteptare din comutatoare, conduc la o estimare mai
precisa a marginii superioare a ratei de pierdere a celulelor, decat cel bazat pe
conceptul de banda efectiva, dar necesita cunostinte complete despre procesul
de sosire in comutator.

In capitolul 3 se prezinta facilitati oferite reactiei pentru controlul
congestiei in retelele ATM, precum si criteriile de selectie a algoritmilor propusi
pentru realizarea acestui control. Contributia acestui capitol constd in analiza
critica a celor mai importanti algoritmi propusi in ultimii ani. Astfel:
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Rezevr\{grea rapida (France Telecom), conduce la intarzieri excesive in timpul
operarii normgle, respectiv la pierderi excesive in timpul congestiei.

Controlul ratei .bazat pe intarziere (Fujitsu) prezinta avantajul ca nu se cere
vreo reactie din partea refelei §i poate fi folosit in orice tip de retele.
Dezavantajul este insa timpul relativ mare necesar pentru reglarea volumului
de trafic.

Notificarea explicita inapoi a congestiei s1 distrugerea timpurie a pachetelor
nu sunt impartiale, deoarece nu toate sursele care primesc reactia, respectiv
conversg;iile ale caror pachete sunt distruse, sunt responsabile de aparitia
congestiei.

Controlul cu céte o fereastra pe legatura si control binar cap la cap al ratei
reuneste att calititile schemelor bazate pe rati cit si ale celor bazate pe
credite, respingerea sa fiind determinata de cauze subiective.

Abordarea cu credite (DEC, Mitsubishi), are ca dezavantaje posibilitatea
pierderii creditelor si mentinerea cite unui cozi pentru fiecare circuit virtual,
chiar inactiv, ceea ce face dificild folosirea sa in cazul existentei a sute de mii
de conversatii.

Algoritmul MIT are ca dezavantaj timpul mare de calcul a ratei alocata
impartial.

Algoritmul EPRCA este nonimpartial, deoarece indicatorul de congestie este
lungimea cozilor depasind un anume prag; astfel ruterele care-si incep cu
intdrziere transmisia vor fi dezavantajate.

in anexa sunt prezentate rezultatele simuldrilor realizate cu
simulatorul NIST, pentru unii dintre acesti algoritmi. Cu acest simulator
pentru retelele ATM, desi s-a modificat inciircarea cu trafic si structura
acestuia, comportarea algoritmilor de planificare EPD, (Early Packet
Discard) si FQ este sensibil egala.

In capitolul 4 se identifici problemele legate de planificarea traficului
si se propune tratarea separati a planificatoarelor pentru comutatoarele cu
memorarea traficului la intrare, respectiv pentru comutatoarele cu
memorare la iesire. o

Se prezintd principalii algoritmi de planificare aparuti in ultimii ani $i
criteriile de clasificare existente, functie de arhitectura interna sau modul de
lucru, care nu tin insa cont de cerintele reale ale aplicatiilor. Contributia
acestui capitol consti din identificarea unor caracteristici . ale
planificatoarelor: scalabilitatea, intarzierea cap la cap, izolarea ﬂuxu'nlor,
folosirea eficientd a latimii de banda, impqrﬁalitatea siA complexlta'tea
implementirii. Tinand cont de aceste caracteristici se propun in ac”est capitol
trei masuri de apreciere a algoritmilor de planificare: garan.t.ule asupra
intirzierii cap la cap, impartialitatea si simplitatea implementarii. -

fn anexd sunt prezentate rezultatele simularilor realizate cu
simulatorul REAL, pentru unii din algoritmii de planificare. Astfel se
constati ci la incdrcare mica si trafic uniform, comportarea c$lorvdm
algoritmi de planificare FCFS si FQ este practic aceeasi dar pe masura ce
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creste atit incircarea cu trafic cit si ponderea traficului in rafala,
comportarea algoritmului FQ este mult mai buna.

Contributia capitolului 5 consti din propunerea si analiza unui
algoritm nou si eficient de planificare, denumit algoritm de asociere
probabilistici cu filtrarea cererilor, pentru alocarea benzii in comutatoare
cu memorarea pachetelor la intrare. Algoritmul de asociere probabilistica
cu filtrarea cererilor aloci litimea de bandi a iesirilor, intririlor, conform
cu rezervirile acestora. Algoritmul poate oferi garantii probabilistice
asupra faptului ca traficul fiecdrei intriri i5i va obtine partea de banda a
legaturii de iesire. Algoritmul este capabil si ofere garantii probabilistice
asupra litimii de bandi si intArzierii chiar si in prezenta traficului cu
comportare necorespunzitoare. In tabelul 54 e reprezentati alocarea
litimii de banda a legiturii de iesire, pentru patru intriri cu rezerviri
diferite atit pentru algoritmul PIM, analiza care nu apare in [AOST], cit si
pentru algoritmul APFC. Atita timp cat sarcina de intrare totali e mai
mici decit 1, fiecare intrare primeste o parte egald din litimea de banda,
indiferent de algoritmul de planificare folosit, PIM sau APFC. Cand
sarcina la fiecare intrare depaseste 25 %, prin algoritmul PIM i se aloca
fiecirei din cele patru intrari active cite o parte egala, adici 25% din
litimea de banda a legiturii de iesire. Prin algoritmul APFC, intririle care
primeau mai mult decat rezervarea, incep sa primeascd mai putin, astfel ca
sd se poata asigura rezervirile pentru celelalte intriri. Principalul avantaj
al algoritmului APFC este asigurarea garantirii litimii de banda conform
rezervirilor, chiar in prezenta surselor cu comportare necorespunzatoare.

In capitolul 6 s-au considerat comutatoare cu memorare la iesire,
pentru care s-a dezvoltat un model general, denumit al serverelor cu
latenta ratei LR. Acest model si analiza care ii urmeazi constituie
contributia capitolului 6. Astfel, modelul serverelor LR a fost folosit pentru
a caracteriza performanta, in cazul cel mai defavorabil, a traficului unei
sesiuni intr-o retea oarecare de comutatoare care folosesc algoritmi de
planificare diferiti. Folosind modelul propus s-a dedus o margine
deterministid pentru intirzierea cap la cap, impartialitate, necesarul de
tampoane de memorie si gradul de rafali din interiorul retelei.

Dintre serverele LR s-a vdzut cd servirea impartiala ponderata este
algoritmul ideal de planificare, din punct de vedere al intarzierii si
impartialitatii. Totusi calculul etichetei de timp la planificatorul cu servire
impartiald ponderata servind N sesiuni are o complexitate de timp de O(N) per
timpul de transmisie al unui pachet, facand dificila implementarea sa. Eforturile
facute in trecut pentru simplificarea implementdrii servirii impartiale ponderate
au condus la algoritmul de servire impartiala cu autosincronizare, ale carei
proprietati de izolare intre conversatii sunt insa degradate, lucru care afecteaza si
marginea intarzierii.

Astfel, in capitolul 7, am dezvoltat o noui metodologie de proiectare a
algoritmilor de planificare, care si3 imbine marginea intirzierii de la
servirea impartiali ponderati, cu o nonimpartialitate limitati si o
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implementare simpla. A rezultat o noui clasa de algoritmi de planificare,
denumite servere proportionale cu rata, care au parametrii identici cu cei ai
planificirii impartiale ponderate, si anume aceeasi margine a intarzierii cap
la cap, necesarul de tampoane de memorie si gradul intern de rafala.
Folosind clasa serverelor proportionale cu rata am proiectat un algoritm
de planificare impartiala bazat pe cadre, cu aceeasi margine a intirzierii ca
si planificarea impartiala ponderati, si o impartialitate comparabild cu
acesta. Noul algoritm necesiti un timp doar de 0(1) pentru calculul etichetei
de timp. In functie de implementare, diferiti algoritmi din clasa serverelor
proportionale cu rata, pot avea proprietiti de impartialitate foarte diferite. Astfel,
metodologia nou propusa poate fi folositi de ciitre proiectantii de retele,
pentru implementarea eficientd a algoritmilor de servire impartiala,
compensind impartialitatea lor cu complexitatea implementirii.
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