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Résumé—Nous considérons dans cet article le probleme d’or-
donnancement distribué dans les réseaux sans-fil. En raison des
interférences dans ce type de réseau, ne peuvent étre activés
simultanément que des liens n’interférant pas entre eux. Par
exemple dans un modéle primaire, on ne peut activer que des
liens deux a deux non adjacents. Nous nous placons dans un
contexte d’arrivée aléatoire de messages et I’objectif est d’assurer
un bon comportement du réseau en particulier d’assurer la
stabilité des files d’attente, en limitant le nombre moyen de
messages en attente. Des algorithmes centralisés permettant de
décider quels liens sont activés a chaque étape existent mais
ils supposent une connaissance globale du réseau et sont peu
adaptés aux applications. Il est donc nécessaire de concevoir des
algorithmes distribués qui utilisent une connaissance tres locale
du réseau. Nous proposons dans cet article deux algorithmes
distribués, valides quel que soit le modele d’interférence binaire
et avec une phase de controle de durée constante, améliorant les
algorithmes existants vérifiant uniquement 1’un ou I’autre de ces
deux criteres.

Index Terms—réseau, sans-fil, ordonnancement, distribué, al-
gorithme, interférence, stabilité.

I. INTRODUCTION

Le probleme d’ordonnancement des appels est un probleme
fondamental dans les réseaux de télécommunication. Il a été
tres largement étudié dans les réseaux filaires avec notamment
la condition évidente que la demande de trafic sur un lien
ne doit pas excéder sa capacité. Pour les réseaux sans-fil (de
type radio, ad hoc ou senseurs par exemple), une contrainte
supplémentaire vient des problémes d’interférence. En effet
lors d’une étape d’envoi de données, il n’est pas possible
d’activer certains liens de communication du réseau sans-fil si-
multanément, car dans ce cas des interférences empécheraient
la bonne réception de ces différents envois. Ainsi il est
indispensable avant toute phase d’envoi de choisir un ensemble
de liens vérifiant les contraintes du modele d’interférence. En
respectant le fait que ces liens choisis soient les seuls a envoyer
des données au cours de cette étape, il est alors garanti qu’au-
cune interférence nuira a ces envois de données. Etant donnée
une charge de trafic sur chaque lien, suivant une certaine
loi aléatoire dans notre modele, 1’objectif est d’écouler les
messages en attente d’envoi en ordonnangant les liens au cours
des différentes étapes et en respectant les contraintes d’in-
terférence. Pour résoudre ce probleme d’ordonnancement, des
algorithmes centralisés optimaux sont proposés dans [1] [2]
pour des arrivées de messages stochastiques et dans [3] pour

des arrivées de messages prédéterminées. Mais en pratique, les
algorithmes utilisés doivent étre distribués. Pour des réseaux
de capteurs par exemple, la décision (d’émettre ou pas) doit
étre prise localement, sans passer par une station centrale,
dans le but d’économiser de 1’énergie notamment. Une des
plus importantes difficultés est donc de prendre en compte
les interférences spécifiques aux réseaux sans-fil dans le but
de concevoir des algorithmes locaux valides quel que soit le
modele d’interférence et avec une phase de controle de durée
constante. Les travaux présentés notamment dans [4] [5] [6]
décrivent des algorithmes distribués avec un nombre de « time
slots » de contrdle croissant avec la taille du réseau.

Dans ce contexte il s’agit que durant une phase d’envoi de
données, les appels n’interferent pas entre eux. Nous verrons
(Section II) comment modéliser formellement les interférences
entre les liens de communication et nous décrirons les algo-
rithmes que nous proposons pour ce probleme (Section IV).
Nous considérons des réseaux synchrones et nous divisons le
temps en étapes, chacune de méme taille. Durant une étape,
une premiere phase de contrdle permet de déterminer quelles
vont étre les liens activés durant la seconde phase, la phase
d’envoi de données. L’objectif est d’activer les liens ayant
un nombre important de messages en attente. Dans le cas
général (modele d’interférence différent du modele primaire),
le probleme de touver un ensemble d’arétes respectant les
contraintes d’interférence et maximisant la somme des poids
est un probleme NP-Complet. Les algorithmes proposés de-
vront étre distribués (locaux), la phase de contrdle sera de
durée constante et les algorithmes valides quel que soit le
modele d’interférence binaire. Nous supposons que le trafic
est « single-hop » : un message envoyé quitte le réseau
instantanément apres méme si la généralisaton a un trafic muti-
hop est possible. Les algorithmes doivent alors garantir que
le nombre moyen de messages en attente sur chaque lien du
réseau soit borné.

La Figure 1(a) représente un réseau sans-fil de quatre
stations, modelisé par un graphe, ou les arétes représentent
les différents appels possibles, les différents liens de commu-
nication. Le modele d’interférence « primary node » contraint
a avoir un ensemble de liens activés formant un couplage
dans le graphe associé (un couplage est un ensemble d’arétes
deux a deux disjointes). Nous supposons dans cet exemple que
durant une étape, les liens activés peuvent écouler un unique
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(a) Exemple d’ordonnancement pour un 4 —
cycle et d = 0 : (S) trois fois sur quatre et
(S’) une fois sur quatre.
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paquet et les valeurs sur les liens représentent le nombre
moyen d’arrivées de paquets au cours d’une étape. Ainsi un
ordonnancement trivial est d’activer trois fois sur quatre les
deux arétes de S et une fois sur quatre les deux arétes de 5.
La taille moyenne des files d’attente sur les liens est bornée.

Larticle est organis¢é comme suit. Nous présentons tout
d’abord le modele utilisé dans nos études (Section II) avant de
présenter brievement quel ques travaux existants (Section III).
Dans la Section IV, nous proposons deux algorithmes dis-
tribués d’ordonnancement dans les réseaux sans-fil, vérifiant
les criteres décrits précedemment. Enfin nous analysons ces
algorithmes dans la Section V avant de présenter quel ques
résultats de simulation dans la Section VI.

I1I. MODELE

Un réseau sans-fil est modélisé par un graphe (non orienté)
des transmissions G = (V, E) ol les sommets et les arétes
représentent respectivement les stations et les liens de commu-
nication. Autrement dit, deux sommets u,v € V sont reliés
si et seulement si w (respectivement v) peut transmettre un
paquet a v (respectivement u). Nous supposons dans ce modele
que les liens de communication sont symétriques, comme
dans les réseaux radio par exemple avec l’utilisation d’ac-
cusés de réception. Les interférences peuvent se modéliser de
différentes manieres en utilisant par exemple le rapport signal
sur bruit. Mais cette représentation est difficile a analyser et
ainsi nous les modélisons en pratique par des modeles binaires.
Définissons formellement la zone d’interférence d’une aréte
comme suit :

Définition 1: Etant donné un graphe des transmissions G =
(V, E), une aréte e € E et un entier positif ou nul d, la zone
d’interférence de e = ujug est e(e) = {e/ = vyve € E,3i,j €
[1,2], D(u;,v;) < d}. D est la distance dans G, c’est-a-dire
la longueur d’un plus court chemin dans G.

Les modeles d’interférence seront définis par une valeur
de d fixée. Le cas particulier d = 0 représente le modele
d’interférence « primary node » qui consiste a déterminer un
couplage dans le graphe des transmissions comme dans la
Figure 1(a). Cependant les modeles les plus réalistes sont
définis pour d > 0. La Figure 1(b) montre un exemple de
zones d’interférence pour d = 0 et d = 1. Ainsi étant donné un
modele d’interférence (d fixé), deux arétes actives a une étape

(b) Exemples de zones d’interférence
e(e) pourd=0etd=1.
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plein) pour d = 1.
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Exemples d’ordonnancement simple (a), de zones d’interférence (b) et d’ensembles valides d’arétes actives (c,d).

t, ne doivent pas se situer dans une méme zone d’interférence.

En considérant des réseaux synchrones, le temps est divisé
en différentes étapes de méme durée. Une étape contient alors
deux phases distinctes : une phase de contréle ou il s’agit de
déterminer quelles seront les liens de communication (arétes
du graphe des transmissions) autorisés a envoyer des données
durant la seconde phase (phase d’envoi).

Nous introduisons pour chaque aréte e € E et pour chacune
des étapes t > 0, la variable a;(e) telle que as(e) = 1
si e est active, autorisée a envoyer des messages lors de
I’étape ¢ (ai(e) = O sinon). En intégrant la modélisation des
interférences décrite précédemment, durant une étape deux
arétes autorisées a envoyer des données ne doivent pas étre
dans une méme zone d’interférence. Formellement Ve, e’ € F
si at(e) = ai(e’) = 1 alors €' ¢ €(e) et donc e ¢ e(e).
La Figure 1(c) (respectivement Figure 1(d)) décrit un exemple
d’ensemble valide maximal d’arétes actives (aucune autre aréte
ne peut devenir active sans changer cet ensemble) pour le
modele d’interférence d = 0 (respectivement d = 1). Cela
correspond a un couplage (respectivement un couplage induit)
dans le graphe des transmissions.

Le trafic étant supposé « single-hop », un paquet envoyé
via un lien de communication, quitte instantanément le réseau
une fois sa réception terminée. Il est donc possible d’associer
un paquet a un lien du réseau sans-fil, correspondant a une
aréte du graphe des transmissions. Ainsi a chaque lien du
réseau est associée une file d’attente contenant tous les paquets
qui doivent €tre transmis via ce lien. La politique de service
peut étre quelconque, les concepteurs du réseau la choisiront
selon le type d’application par exemple. Nous notons par ¢;(e)
le nombre de messages en attente dans la file d’attente du
lien e € E. Au cours de chaque étape, de nouveaux paquets
arrivent sur les liens du réseau (les arétes du graphe) selon
une certaine loi de probabilité propre en général a chaque lien
et pas nécessairement connue. Nous notons A;(e) le nombre
de messages arrivant sur e € E au cours de 1’étape ¢ > 0.
Remarquons que ces nouveaux paquets sont réellement pris en
compte a I’étape ¢ + 1. Enfin chaque lien de communication
a une capacité propre qui est en fait le nombre de paquets
qu’il peut envoyer durant une phase d’envoi de données (si
le lien est actif évidemment). Nous notons cette capacité c(e).
Ainsi le poids d’une aréte vérifie, en notant [z]™ = max(z,0),
qr+1(e) = (qi(e) — ar(e).c(e))™ + Ai(e).
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FIG. 2.

Sous-phase réguliere de Algorithme Log 1 pour une grille 4 x 4, pour d = 0 et K = 16 (5 time slots de contrdle). Les arétes de trait plein sont

actives, les tirets représentent les inactives et les pointillés sont les arétes encore indéterminées.

III. TRAVAUX EXISTANTS

Nous présentons brievement dans cette partie deux algo-
rithmes proposés dans [7] et [8]. Ils sont tous les deux
distribués mais 1’algorithme proposé dans [7], n’admet pas
une phase de contrdle de durée constante alors que celui décrit
dans [8] est valable uniquement si le modele d’interférence est
le « primary node » (d = 0).

A. Algorithme Q-SCHED

Dans [7], les auteurs présentent un algorithme distribué pour
le probléme d’ordonnancement dans les réseaux sans-fil. Il
est valable quel que soit le modele d’interférence (Vd > 0)
mais la durée de la phase de contréle n’est pas constante.
Le réseau étant supposé synchrone, chacune des arétes choisit
une valeur de backoff ¢y au début de chaque phase de contréle,
c’est-a-dire la date d’émission ¢y, de son unique message de
contrdle. Si elle recoit un message avant ou durant ¢y, I’aréte
sera inactive durant la prochaine phase d’envoi de données.
Sinon, elle sera active. Cet algorithme simple est valable pour
d quelconque. En revanche le choix du backoff d’une aréte
e € FE est fonction du poids de chacune des arétes de sa
zone d’interférence e(e) et du poids de chacune des arétes
appartenant a e(e’) avec e’ € e(e). Une aréte doit ainsi mettre
a jour, a chaque étape, le poids de toutes les arétes situées
dans son 2d — voisinage. Ainsi les problemes d’interférence
se posent pour les mises a jour. Il est donc impossible de
déployer cet algorithme en pratique.

B. Algorithme de Chemins Augmentant

L’algorithme décrit dans [8] a lui un nombre constant de
time slots de controle, mais n’est valide que si le modele
d’interférence est le « primary node » (d = 0). L’idée est
de trouver lors d’une étape, un nouveau couplage améliorant
le précédent en terme de poids total des arétes choisies. Etant
donné un couplage M, a I’étape ¢, durant 1’étape ¢ + 1 I’algo-
rithme va construire des chemins alternant arétes appartenant
a M, et arétes n’y appartenant pas. A la fin, si le poids total
des arétes inactives sur un chemin alternant est plus grand que
le poids des arétes de ce chemin appartenant a M, alors le
couplage est modifié, le role de chacune des arétes du chemin
est inversé. Cette phase de contrdle est de durée constante mais
cette méthode n’est possible que si le modele d’interférence

est le modele « primary node », le moins réaliste. De plus
I’algorithme converge tres lentement.

Il est donc nécessaire de concevoir des algorithmes dis-
tribués (ou locaux) avec une phase de contrdle de durée
constante, valides quel que soit le modele d’interférence
(¥d > 0) et convergeant rapidement.

IV. ALGORITHMES PROPOSES

Nous proposons dans cette partie deux algorithmes dis-
tribués d’ordonnancement dans les réseaux sans-fil, valides
quel que soit le modele d’interférence binaire et assurant
une phase de contrdle de durée constante. Comme expliqué
précédemment, un réseau est modélisé par un graphe des trans-
missions valué G = (V, E'). Nous décrivons les algorithmes
dans le cas ou les valeurs de ¢;(e) sont dans I’ensemble fini
[0, K — 1] ot K dépend du nombre de time slots de controle
disponibles. Le cas général (valeurs quelconques de g:(e)) se
ramene aisément a ce dernier en partitionant les valeurs de
qi(e) en K classes. Par exemple, nous pouvons mettre les
qi(e) > M (M une constante) dans la K-ieme classe et en
partitionant les autres valeurs en /i — 1 classes de taille a peu
pres égale. Dans la suite nous supposons que V¢ > 0,Ve € E,
ai(e) € [0.K — 1]

A. Algorithme Log 1

Comme nous I’avons expliqué précédemment, nous
considérons des réseaux synchrones et dans ce contexte, le
temps est divisé en étapes, chacune de méme taille et divisée
en deux phases : une phase de contrOle et une phase d’envoi
des données. Nous allons décrire précisément 1’Algorithme
Log 1 qui permet de décider durant cette phase de controle
quelles seront les liens activés durant la prochaine phase
d’envoi de données. Nous divisons la phase de contrble en
deux sous-phases : une sous-phase réguliere composée de T'
time slots et une sous-phase aléatoire. Nous décrirons tout
d’abord la sous-phase réguliere avant de motiver 1’ajout de la
sous-phase aléatoire. Définissons trois statuts possibles pour
une aréte au cours de cette premiere sous-phase de controle :

Définition 2: Etant donné un graphe des tranmissions G =
(V,E), une aréte e € E peut étre :
- active, e enverra des données durant la phase d’envoi;
- inactive, e n’en enverra pas;
- indéterminée si cette décision n’est pas encore prise.



TaB. I
VECTEUR DE CONTROLE v = v¢,c DEL'ARETE e € E A L'ETAPE ¢ > 0
POUR CHAQUE POIDS POSSIBLE q1 = g¢(€) POUR ALGORITHME LOG 1
(K = 16) ET g2 = g¢(e) POUR ALGORITHME LOG 2 (c2 = 2,
K' =2K =16 ET g = g(t,€)).

(a [a2lglae[v@) v [v@) [v(@) [v5) ]
0 0 0 0 0 0 0 0 1
1 0 1 1 0 0 0 1 0
2 1 0 2 0 0 1 0 1
3 1 1 3 0 0 1 1 0
4 2 0 4 0 1 0 0 1
5 2 1 5 0 1 0 1 0
6 3 0 6 0 1 1 0 1
7 3 1 7 0 1 1 1 0
8 4 0 8 1 0 0 0 1
9 4 1 9 1 0 0 1 0
10 5 0 10 1 0 1 0 1
11 5 1 11 1 0 1 1 0
12 6 0 12 1 1 0 0 1
13 6 1 13 1 1 0 1 0
14 7 0 14 1 1 1 0 1
15 7 1 15 1 1 1 1 0

Au début de chaque sous-phase réguliere de contréle, toutes
les arétes sont indéterminées et a la fin, une aréte est soit
active, soit inactive. Décrivons a présent le protocole utilisé
par une aréte encore indéterminée e € E durant un time slot
1, 1 << T:

a) Si e n’envoie pas de message de contrdle et en recoit au
moins un d’une aréte de sa zone d’interférence, alors e devient
inactive ;

b) Si e envoie un message de contrdle et n’en regoit aucun en
provenance des arétes de sa zone d’interférence €(e), alors e
devient active ;

¢) Sinon, e reste indéterminée.

Apres le time slot de controle 7', chaque aréte indéterminée
devient inactive. Expliquons a présent la politique d’envoi de
message de contrdle. Chaque aréte e € E calcule un vecteur de
controle vy e = (V1,e(1),04.(2), ..., v.e(T)) ol vy (i) =1 ou
0. Si vy (i) = 1, I'aréte e enverra un message lors du time slot
de contrdle 7 si elle est encore indéterminée, sinon elle n’en
enverra pas. Les v (i) (i = 1..T'—1) correspondent au i-eme
bit de son poids ¢;(e) écrit en base 2, en ajoutant d’éventuels
zéros devant. Remarquons que les arétes indéterminées de
poids impair envoient un message de contrdle au time slot
T — 1. Pour ne pas défavoriser les arétes de poids pair, le
time slot 7" est réservé pour les arétes de poids pair encore
indéterminées : vy (T) = 1 si g(e) est pair, v (T) = 0
sinon. Comme nous avons supposé que le poids des arétes était
borné par K, nous pouvons écrire pour chaque poids possible
la politique d’envoi de messages de contrdle. Par exemple dans
la Table I, le vecteur de contrdle est décrit pour tous les poids
possibles g1 si K = 16 (et donc T = 5).

La Figure 2 représente la sous-phase réguliere de controle
de Algorithme Log 1 pour une grille 4 x 4, avec d = 0 et
K = 16. Dans cet exemple le couplage (d = 0) est maximal,
c’est-a-dire qu’aucune aréte inactive ne peut devenir active
sans créer une interférence. En revanche, dans I’exemple de
la Figure 3(a-e) (ou la sous-phase régulicre de Algorithme

FiG. 3.
avec d =0 et K = 16.

Algorithme Log 1 (a-e) et Algorithme Log 2 (a-h), pour un chemin

Log 1 est appliquée sur le chemin), seule I'aréte de poids
15 est active. Dans le but de palier ce probleme d’ensemble
non maximal, nous ajoutons un nombre supplémententaire
constant de time slots de contrdle. Par exemple les arétes
inactives n’ayant pas d’actives dans leurs zones d’interférence
redeviennent indéterminées (ceci est possible avec un time slot
de controle) (Figure 3(f)) et choisissent ensuite aléatoirement
un nouveau backoff. Ainsi dans I’exemple de la Figure 3(e),
les time slots supplémentaires peuvent permettre par exemple
d’activer aussi les liens 8,13,6. En pratique 3 time slots
aléatoires supplémentaires suffisent.

Lemme 1: La durée de la phase contrdle de Algorithme Log
Lest Ty = [loga(K)] + 4 = O(log2(K)).

B. Algorithme Log 2

Algorithme Log 2 est directement adapté de Algorithme Log
1 et permet de palier plus efficacement le probleme d’ensemble
non maximal a la fin de la sous-phase réguliere de Algo-
rithme Log 1. Au lieu de choisir aléatoirement un nouveau
backoff, on répete plusieurs fois cette sous-phase réguliere
sur I’ensemble des arétes inactives n’ayant pas d’actives dans
leur zone d’interférence. La Figure 3 représente un chemin de
10 sommets, ou la sous-phase réguliere de Algoritme Log 1
active seulement le lien de poids 15 (Figure 3(a-e)) et ainsi
le couplage (d = 0 dans cet exemple) n’est pas maximal.
En répétant une premiere fois cette sous-phase réguliere, nous
obtenons le couplage de la Figure 3(g). En la répétant une
seconde fois nous avons un couplage maximal (Figure 3(h)).

Pour prendre en compte les arétes de méme poids, nous
avons choisi de définir un nouveau poids (virtuel) ¢;(e) pour
chacun des liens e € F tel que ¢;(e) = ca.q:(e) + g(t, ) avec
0 < g(t,e) < cg, Ol ¢y est une constante. Plus précisément
g(t+to,e) = g(t,e) + mod(to, c2) avec g(0, e) une constante
(0 < ¢(0,€e) < ¢2). En prenant en compte ces nouveaux poids,
nous répétons n fois la sous-phase réguliere de contrdle de
Algorithme Log 1 (la valeur de n sera définie par la suite).
En supposant que ¢;(e) < K, nous avons ¢;(e) < K' = o K.
La Table I représente les vecteurs de controle pour chaque
poids virtuel possible ¢4 avec K = 8 et ¢; = 2. Cela peut



correspondre a un chemin et au modele d’interférence d =
0 tel que Ve € E et Ve' € e(e), alors g(0,e) # ¢(0,¢').
Dans ce cas, il est certain que deux arétes appartenant a une
méme zone d’interférence peuvent étre comparées (leurs poids
virtuels sont différents). Nous verrons dans la Section V que
pour toute aréte e € F, alors il existe une aréte e’ € ¢(e) U
{e} telle que a;(¢’) = 1. Enfin il est possible de remarquer
que cette transformation ne change pas 1’ordre des poids :
Ve,e' € E, si qi(e) < q:(€'), alors g;(e) < ¢;(e’). D’apres les
Lemmes 4 et 5 de la Section V, n = Logs(K') suffit.

Lemme 2: La durée de la phase contrdle de Algorithme Log
2 est Ty = O(logz(K)?).

La Figure 4 montre un exemple de transformation avec
cy = 2 (Figure 4(b)). La Figure 4(f) montre les 3 arétes
actives apres la premiere sous-phase réguliere. La Figure 4(g)
(respectivement 4(h)) montre 1’ensemble des appels autorisés
formant un couplage maximal apres la phase de controle de
Algorithme Log 2 pour g;(e) (respectivement pour g(e)).
Dans la prochaine section, il est intéressant d’analyser ces
algorithmes distribués, notamment en prouvant leurs stabilités.

V. ANALYSE

Dans cette section, nous analysons formellement les algo-
rithmes proposés précédemment, dans le but notamment de
mettre en exergue des conditions suffisantes de stabilité.

Définition 3: Etant donné un graphe des transmissions
valué G = (V, E), on dit que e € F est maximum locale
stricte & une étape ¢ > 0 si et seulement si Ve’ € e(e), g;(e’) <
qi(e) ou g;(€) < gi(e).

Lemme 3: Une aréte maximum locale stricte est toujours
active avec Algorithme Log i (i=1,2).

Preuve : Par construction de nos algorithmes, une aréte est
inactive si elle a recu au moins un message pendant un time
slot de contrdle en provenance d’une des arétes de sa zone
d’interférence sans en émettre un elle méme ou si elle est
restée indéterminée apres le dernier message de controle. Dans
ce cas précis, 1’aréte ne peut pas étre maximum locale stricte
et il y a donc une contradiction. Ainsi une aréte maximum
locale stricte est nécessairement active.

Lemme 4: Soit G(V, E) un graphe des transmissions valué
tel que si e’ € e(e), alors ¢:(e) # ¢:(e’). A la fin de la sous-
phase réguliere de contréle de Algorithme Log 1 a I’étape ¢,
le diametre maximum parmi les sous-graphes induits par les
arétes inactives dans G est au plus logs(K).

Preuve : Sans perte de généralité, un des pires des cas
peut étre représenté par un chemin pour lequel il s’agit
de maximiser le diametre d’un sous-graphe induit par les
arétes inactives apres cette sous-phase réguliere. Les arétes

du chemin e_y,e_(p_1),---,€-1,€0,€1, .., En—1, €, € F sont
telles que :

Vi € [—(n —1);n — 1], nous avons

vef()—ve 1)=0=1-w(1) et;

Vi € [-(n — 2);n — 2], nous avons

Ve_ (n— 1)(2) U 1( )_0_1 Uei(2) et;

Fi1G. 4. Algorithme Log 2 pour un chemin de 10 sommets, d =0, K =8
et cog = 2 (K' = 16).

Vi € [—(n — j);n — j], nous avons

Ve_ sy (J) = Ve, ; () =0=1—10,,(2) et;

Ve y,(n —1) = ve,(n—1) =0 =1—-wv._,(n—1) =
1 —ven—=1)=1—-v,(n—1) et;

Ve_,(n) =0, (n) =0 =1— v, (n).

Dans ce cas I'unique aréte active est eg et n = logs(K)
maximise le diametre maximum parmi les sous-graphes induits
valant logs (K).

Lemme 5: Etant donné un graphe des transmissions G =
(V,E),Ve € E,Vt > 0,3’ € ¢(e) U{e} telle que a;(e’) =1,
apres une phase de contrdle de Algorithme Log 2.

Preuve : Tout d’abord nous pouvons transformer les poids
de chacune des arétes e € E comme décrit précédemment
pour s’assurer que Ve € E, Ve’ € ¢(e), nous avons ¢;(e) #
q;(e'). Ensuite a partir du Lemme 4 appliqué a g¢;(e) et par
induction sur le diametre maximum des sous-graphes induits
par les arétes inactives, il est évident de remarquer qu’apres
la phase de contrdle de 1’étape ¢ de Algorithme Log 2 (n =
loga(K')), Ve € E,3e’ € e(e) U{e}, alors as(e) = 1.

Corollaire I1: Pour tout ¢ € E, nous notons a;(e(e)), la
variable aléatoire comptant le nombre d’arétes actives dans

la zone d’interférence de e a une étape t donnée. D’apres
le Lemme 5, nous avons

: Ve € E, Elai(e(e))] > 1 pour
Algorithme Log 2.

Theoreme 1: Soient les hypotheses :
(Hy) A(e) := E[Ai(e)] < oo, A2(e) := E[A2(e)] < oo.
(Hs3) Pour chaque lien du réseau e € E, A(e) < c(e)G(e)
avec G(e) = Umg—ooinfig>K D a(e)=1,acf0,131# L(a:q)
avec I(a,q) = P(a; = alg: = q).
Sous les hypotheses (H7) et (H2) et si I’ensemble des arétes
actives {I(.;q),q € NIFI} est tel que la chaine de Markov
{qt,t > 1} représentant les poids des arétes soit irréductible,
alors la chaine de Markov est stable.

La preuve complete s’obtient en appliquant le critere de
Foster [9] avec comme fonction de Lyapounov ) . q:(e)?
et se trouve dans le rapport en préparation (voir [10]).
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FI1G. 5. Résultats de simulations : algorithme centralisé (bleu), Algorithme Log 1 (vert), Algorithme Log 2 (rouge pointillé) et un algorithme aléatoire (noir).

VI. SIMULATIONS

Nous présentons dans cette partie quel ques résultats de
simulation. Nous avons tout d’abord implémenté des topo-
logies classiques telles que le chemin et la grille, ainsi que
des graphes aléatoires représentant bien les réseaux sans-fil
réels [10]. Nous avons implémenté des algorithmes centra-
lisés ainsi que des algorithmes distribués comme 1’algorithme
de Chemins Augmentant de [8], les deux Algorithmes Log
présentés dans la Section IV et un algorithme aléatoire.
Les résultats de simulation seront présentés pour le modele
d’interférence binaire d = 0.

A. Efficacité sur une étape

Nous décrivons ici les performances des différents algo-
rithmes sur une étape (une phase de contrdle et une phase
d’envoi de données) étant donné une certaine distribution des
poids des arétes (tailles des files d’attente). Nous comparons
la somme des poids des arétes du couplage (ar€tes actives).
Les Figures 5(a) et 5(b) représentent le poids du couplage
pour chacun des algorithmes pour 100 tests avec des poids
aléatoirement uniformes, respectivement pour un chemin de
100 arétes et pour une grille 10 x 10. La sous-phase réguliere
de Algorithme Log 1 donne un poids total proche de celui
réalisé par 1’algorithme centralisé (Figure 5(a)). Avec 3 time
slots aléatoires supplémentaires, 1’ Algorithme Log 1 donne
également un poids proche pour la grille (Figure 5(b)). L’ Al-
gorithme Log 2 donne quasiment le méme poids que le poids
du centralisé pour les deux topologies.

B. Résultats de Stabilité

Enfin nous étudions la stabilité des files d’attente du réseau
en simulant plusieurs étapes consécutives avec des arrivées de
paquets au cours de chacune d’elles. La Figure 5(c) montre
la stabilité des Algorithmes Log et de 1’algorithme centralisé
pour un chemin de 100 arétes avec une capacité c(e) = 30
pour chaque lien e € E, un nombre moyen d’arrivées de 12
paquets (uniformément entre 0 et 24) et 200 étapes au total.
Lalgorithme aléatoire semble lui ne pas €tre stable. Enfin
les résultats de simulation donnent aussi une estimation de
la valeur de G(e) du Théoreme 1.

VII. CONCLUSION

Nous avons proposé dans cet article, deux algorithmes
distribués d’ordonnancement dans les réseaux sans-fil, valables
quel que soit le modele d’interférence binaire et avec une
phase de controle de durée constante. Il serait maintenant
intéressant de déterminer analytiquement la valeur du G(e)
du Théoreme 1. Enfin, nous pouvons adapter ces algorithmes
avec des files d’attente situées sur les sommets du graphe des
transmissions et en prenant également en compte un trafic de
type « multi-hop ».
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