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Résumé—Fraigniaud et al. [1] et indépendamment Thorupet entrex et y. (Voir par exemple [2], [4]-[7] et [8]-[10] pour
al. [2] ont montré& que tout arbre a n nceuds possde un sclema yne introduction au routage compact dans I'Internet). Dans
de routage de plus courts chemins utilisant des adresses,sen- toutes ces solutions, le passage a I'échelle s'avetteos”

tétes et des tables de routage d®(logn) bits. Il est toujours | t tre he dé. c'est-a-dire | | ¢
ouvert de savoir si ce Esultat optimal peut étre étendu ne serait- orsques est fres proche de, ¢ est-a-dire 1orsque 1es routes

ce qu'aux réseaux de largeur arborescente deux dont la meilleure SONt presque des plus courts chemins, la taille des tatdes &
borne connue, duea Peleg [3] estO(log? n) bits. alors polynomiale en la taille du réseau.

_Dans cet article, nousetendons ce ésultat optimal aux réeseaux  En passant par I'étude structurelle fine de la topologiesou
dits (k,r)-cellulaires c’esta-dire aux réseaux ne contenant pas {acente du réseau, il est possible d’obtenir dans certainsles
K>, comme mineur et dont les composantes 2-connexes peuven P . .
atre rendues planaire-exérieures par la suppression dek som- schemas .de plus COL.JI‘IS Che,mlns avec des tables de tajle F_)O|
mets. Par exemple, les @seaux (2,4)-cellulaires contiennent les logarithmiqueen la taille du réseau. C'est le cas des topologies
arbres, les graphes planaire-exarieurs et plus genéralement tous arborescentes ou il a été montré que des table® (deg n)
les graphes sans mineutk 4. bits sont possibles [1], [2]. Notons que ce résultat esa a |

Index Terms—routage compact, graphe sans mineur, graphe pase des schémas plus généraux de [2] et de [4], [5]. Il est
planaire, graphe planaire-exerieur. P p
également connu que les réseaux de largeur arboresaente a
|. INTRODUCTION plus ¢ (une généralisation des arbres) possedent un routage
de plus courts chemins avec des tables, adresses et en-téte
a communication point-a-point dans les réseaux d’'ode O(tlog®n) bits [3]. Pourt = 1 (c’est-a-dire le cas des
dinateurs se fait grace a une fonction de routage. Cetiehres), cette borne n’est pas optimale, et il est toujouvex
fonction de routage peut étre simple pour des réseauxltie tade savoir si©(logn) bits suffisent pout = 2.
réduite. Cependant dans les réseaux de grande tailleignte  Dans cet article nous proposons d'étendre le résultat des
important de réduire la quantité d’'informations que aaq arbres a des réseaux beaucoup plus complexes, les xéseau
nceud doit mettre a disposition de la fonction de routagg, r)-cellulaires, définis, entre autre, a partir de structoter-
pour permettre la communication. De méme il devient capitdite. Comme nous allons le voir les réseditxr)-cellulaires,
d’acheminer les messages par des chemins aussi courts i€ contenir tous les réseaux de largeur arboreseerite
possible. contiennent les réseaux planaire-extérieurs et mémntaice
Les composants d'usctema de routagesont les tables réseaux de largeur arborescente
de routage, les adresses, les en-tétes et un algorithme de 3
routage. Lafonction de routageprend en paramétre I'en-téte Il. PRELIMINAIRES
de message arrivant et, en fonction de la table de routage dilLe schéma de routage que nous proposons est de plus courts
sommet courant, elle détermine le numéro de port par ldguechemins et ne modifie pas les en-tétes de message qui seront
message doit &tre retransmis. L'en-téte de messageenétéy” toujours égales a I'adresse de destination. Les réseank
par le sommet émetteur et reste souvent fixe tout au long hodélisés par des graphes simples non orientés et cesnex
trajet. Elle est générée a partir de sa table de routagiee Un mineurde G est un graphél obtenu a partir d’un sous
I'adresse de destination. Dans beaucoup de schémadgten-graphe deG en contractant des arétes. Un gragheest dit
se résume a l'adresse de destination. sans mineutH si ce dernier n'est pas un mineur d& On
Lenjeu est donc d’optimiser non seulement la longueur deste K, , le graphe biparti complet avec des parts de taille
routes mais aussi I'espace requis par les tables de routagest q.
taille des en-tétes et des adresses de méme que la la@mee d Un graphe esplanaire-exérieur s'il admet un dessin sur
chaque routeur. le plan sans croisement d'arétes ou tous les sommets gont s
De nombreux travaux ont été consacrés a la conceptienbord de la face extérieure. Il est bien connu qu’un graphe
de schéma de routage comportant un compromis taille d#anaire-extérieur ne possede pas de mirf€plg.
tables / longueur des routes en passant. Dans le cas d’'ungn graphe est-apex planaire-exrieur s'il est possible
topologie quelconque, les tables sont de taiffé'/*) ous est de le rendre planaire-extérieur en supprimansommets.
le facteur détirement le ratio maximum sur toutes les paired.es graphes planaire-extérieurs sont ddnapex planaire-
de nceudgz, y) entre la longueur de la route et la distancextérieurs.



Un graphe estk,r)-cellulaire s'il est sans mineutks , Soit ROUTEQG,(z) une table de routage permettant de
et que ses composantes 2-connexes geapex planaire- router par de plus courts chemins dads vers les destina-
extérieures, une composante 2-connexe étant un sopbegyraions deG, non descendant de dansT'. Ainsi, pour toute
maximal sans point d’articulation. destinationy € G,, ROUTEQGG,(z)[y] donne le numéro de

Les arbres sont sans minel¢, o, et sont donc(0,2)- port de I'aréte menant verg si y n'est pas descendant de
cellulaires. Les planaire-extérieurs sont sans min&ur;, dansT.
et donc (0, 3)-cellulaires. De maniéere plus intéressante, les Pour tout sommet € G et G, sa composante 2-connexe,
graphes san, 3 sont (1, 3)-cellulaires, et tres recemment posonsROUTEOUT(z) une table de routage de plus courts
Dieng et al. [11] ont montré que les graphes sahs , chemins dexr permettant de router vers toute destination
sont (2, 4)-cellulaires. On peut montrer que les graphes sans¢ G, non descendant de dans7'. Ainsi, pour toute
mineur K, 4 sont certes de largeur arborescente au glus destinationy ¢ G,, ROUTEOUT(z)[y] donne le numéro de
mais peuvent contenir des structures complexes non-péanaport de I'aréte menant verg si y n'est pas descendant de
commeK; ou K3 3. Remarquons enfin que les cliques&1 dansT.
sommets (de largeur arborescentsont(r — 2, r)-cellulaires. Pour tout sommet d’articulation et pour toute destination

La structure (k,r)-cellulaire d'un graphe peut étrez tels quex est un séparateur d&. et G, (avecG. # G,)
déterminée en temps polynomial lorsquet  sont bornés. Il stocker dans un champ spéciBlz) de I'adresse de, I'in-
suit que notre scheéma de routage peut étre construit epsterfprmation permettant & de router par de plus courts chemins

polynomial. versz de telle sorte qu@(z) donne le numéro de port menant
Pour tout arbrel” enraciné enr, on noteT, le sous arbre Versz a partir dex. _
de T enraciné en: induit parz et ses descendants. L'algorithme de routage est le suivant :
ROUTE: dex € G versy € G :
lll. L' ALGORITHME DE ROUTAGE 1. siy € Ty, retourneROUTET (z)[y], sinon

2. siy € G, retournerROUTEOQRG .(x)[y], sinon

SoitG unAreseaL(k,r)—ceIIulgwe an sommets. On suppose| o , EROUTEOUT(z), retournerROUTEOUT(z)[y].
gue les arétes ont des poids uniformes. Dans la versipn sinon

étendue de cet article, nous considérons des valuaticni
o . retourneiP(y)
arbitraires.

Theoreme 1:Tout graphe (k,r)-cellulaire possede un | gmme 1:lalgorithme de routag®ROUTE utilise des plus
schéma de routage de plus courts chemins avec des tables s chemins dans.

O(krlogn) bits, des adresses et des en-tétesDde logn)

bits. Le temps de routage est d&log k + log ). Preuve. Siy € T, alorsROUTET (x)[y] donne numéro

) ) ) . _ . de port correspondant & une arétew) telle quey € T,,. Vu
La_swte de cet article consistera a montrer ce th_eoremeque par constructiof’ est un arbre couvrar® de plus courts
Soit T" un arbre de plus courts chemins d@R®nraciné en chemins, alorgz, w) est une aréte d’un plus courts chemins

un sommet arbitraire; de G. entrez ety dansG.
Pour tout sommet de G, soit ROUTET () une table de  Sinon, siy € G, alorsROUTEQG,(z)[y] donne le numéro
routage der vers tous les descendarifs de » dansT'. de port correspondant & une argtew) sur un plus courts

Pour tout sommet de G, soitG, la composante 2-connexechemins entre: ety dansG,, car, par constructioROUTEQG
choisie parz de telle sorte que chaque sommetppartienne & G, (x) est une table de routage de plus courts chemins dans
une unique composante 2-connexer 8iest pas un séparateurc,.. Ce chemin est un plus courts chemins dahs
de G, alors G, est la composante 2-connexe dequi le Sinon, siy eEROUTEOUT(z), alorsy etz n'ont pas choisi
contient; il N’y en a qu'une. Sinon, st = rp, alorsz la méme composante 2-connexe et il N’y a aucune composante
choisit une composante 2-connexe arbitraire parmi tow®s R-connexe qui contient a la fois et y. Par construction

composantes 2-connexes qui le partagent. ROUTEOUT(z)[y] donne le numéro de port correspondant
Sinon,G,, est une composante 2-connexe contenagttqui  a la premiere aréte sur un plus courts chemins enteg y
est plus proche de la racing-. dansG.

De ce fait, tout sommet de G choisit d’appartenir a une  Sinon, alors aucune des trois conditions précédentes n'e
unique composante 2-conne&e. |l faut aussi souligner que Vérifiée etr ety partagent une composante 2-connexe est
seul z connait le choix de la composante 2-connéke; les un séparateur qui n'a pas choisi d’appartenir a la compesa
autres sommets appartenant a des composantes 2-connéges Dans ce cas c’esf qui contient l'information dans le

partageant: considerent: comme étant dans la leur. ) _ .

Car tout chemin sans boucle entfeet y qui utilise un sommet € G, #

G pourz ¢ G, utilise forcément deux sommets d'articulation @g, les

1car le seul graphe 2-connexe sah& 3 qui ne soit pas planaire- seuls sommets qui permettent de sortir et de rentrer GansG, U G, est

extérieur est le graphe complet a quatre sommets quintepi@naire-extérieur donc une composante 2-connexe ce qui est absurde car pahbypG@, est
lorsqu’on supprime un sommet. maximal.



champ spécidP(y) de son adresse B{y) donne le numéro de  Preuve. Si y utilise un apex, alorg appartient a un segment
port permettant & de router verg par un plus court chemin. qui est codé dans la table de routafeEX(x) et APEX(z)[y]
Ce qui termine la preuve du lemme 1. donne le numéro de port correspondant & l'aréte qui relie
O au sous arbre qui contiegt Vu que cette aréte appartient a
un arbre de plus court chemins da@salors on route sur un
plus courts chemins.

IV. |MPLEMENTATION Sinon, alors six lui méme n’est pas un apex, alors le plus
Dapres [1] et [2], ROUTET(z) simplemente avec courts chemlns darlH est_ aussi un plus,courts chemins dans
O(log n) bits. G. Le chemin est déterminé par un schéma de routage de plus

courts chemins dan¥ .

Sinon, alors le sommet est un apex. Dans ce cas, le
numéro de port permettantza de router versy est dans la
table ROUTERT,(y) qui se trouve dans I'adresse geEtant

Lemme 2:Tout graphe (k,r)-cellulaire, 2-connexe & i NN o
R , dotnne gue cette table est construite a partir d'un arbre de
sommets posseéde un schéma de routage de plus cou

S : R N
chemins avec des tables d¥krlogn) bits, des adresses etglcursuaoulrli ggﬁ:?smcshgfnrﬁé 325; réecogffeaﬁ:}geal;n?eige
des en-tétes d&(klogn) bits. Le temps de routage est d P q P

€
O(log k + log ). du lemme 3. 0

Par ailleurs, d'aprés le résultats ci-apr&OUTEG,
s'implémente avec au plug(krlogn) bits.

Le schéma de routage est fortement dépendant de la
numérotation des nceuds du réseau. Considérons ladaruogi
numeérotation des nceuds dequi attribue un numéro unique
compris entre 1 et (avecn le nombre de nceud d€) a
chaque nceud du réseau de la maniéere suivante :

1) Numéroter en premier les noeuds apex dans un ordre
guelconque
Numeéroter consécutivement le reste des sommets de
par des entiers d& + 1 an selon un sens de parcours
bordant la face extérieure dé.

Preuve. Soit G un réseauk, r)-cellulaire, 2-connexe a
sommets.

Soit X I'ensemble des sommets tel qie = G \ X soit
planaire-extérieur. Pour tout sommetde G, soit APEX(x)
une table de routage construite a partir d’un arBgede plus
courts chemins couvraidt, enraciné e dans laquelle seuls
les nceuds descendants d’au moins un apex sont pr'eserv’ez
Ainsi, pour toute destinatiop, APEX(z)[y] donne le numéro
de port de I'aréte menant veyssi dans 'arbrel’,, choisi par

x, le chemin utilise au moins un apex. N I it t mett | fonction d
Soit Ty un arbre couvrantd, de plus courts chemins. ous aflons maintenant mettre en place une fonction ce

Notons queTy n'est pas forcément un arbre de plus couﬁOdage des tables de routage et des adresses. Cette fonction

chemins dans?. Pour tout sommet de H, soit TABLEHz) & POUf ?Ut def detetr_mlnerﬁt de: sltOtf:kert_en cdhaquetnoe_ud du
une table de routage pourde plus courts chemins daris reseau les nformations utiles a fa fonction de routage, q

construite a partir dd’y et d'une table de routage SpéCia|%o!t :{rquver a pamr de tout nceud le chemlndpar_ qu_uelgflﬂle
permettant de router depuisvers les destinations non acces- Olt faire transiter tout message pour une destination &enn

sibles dan<’; par de plus courts chemins. Ainsi, pour toutd! "éseau. ’
destinationy € H, TABLEHz)[y] donne le numéro de port  Four chaque sommetde I, on noterauddy () I'adresse

de I'aréte menant verg selon un plus courts chemins dan{u sqmmete dans le routage de pllus c?urt§ chemins déins
H a taille deaddy (x) estO(logn) bits, d’apres le lemme 4.

Si z est un nceud apex, alors on prefidun arbre de plus L'adresse du sommet est composee déi, ROUTER-

. N . T,,addy(x)), ous estI'indice der et ROUTERT, un tableau
court chemins enraciné en couvrantGG. Chaque destination - , L. . , .
de taillek dont I'entréej contient le numéro de port pour venir
y € G stocke dans son adresse une table noniR@GETERT, e
. ) . ) ! en x en partant du nceud apex d'indigeAinsi I'adresse de
de taille £ dans laquelle I'entréé contient le numéro de port ) .
. ) R . L chaque sommet est d’au pla¥k logn) bits.
qui permet d’aller ery a partir du nceud apex numéraDonc

o , La taille de la table de routage de est donnée par les
pour toute destinatiop, ROUTERT,(y) donne le numero de .\ \ oo x(.) et TABLEH (z). La table TABLEH (z)
port de I'aréte menant veng L'algorithme de routage est le

s'implémente comme dans le lemme suivant :

suivant :
ROUTEO : dex € G versy € G : Lemme 4: [12] Tout graphe planaire-extérielif, possede
1. siy eAPEX(x), retournerAPEX(z)[y], sinon un schéma de routage de plus courts chemins avec des tables,
2. siz est non-apex, retourn@ABLEH(z)[y], sinon des en-tétes et des adresses(éogn) bits. Le temps de
3. retournelROUTERT (y) routage est constant.

La table APEX (z) s'implémente de la maniére suivante :
Lemme 3:ROUTEQ est un algorithme de routage de plugour chaque noeud € GG, posonsT, un arbre de plus courts
courts chemins. chemins, couvrant’ enraciné erx. Pour chaque pout utilisé
par un apexu en x, compacter au maximum possible sous



forme de segmentg’entiers consécutifs 'ensemble des des-
tinations couvertes par le sous arbrelge Ainsi les segments
couverts parT,, sont incompressibles. L'entrée numérale

la table APEX(x) contient I'ensemble des segments utilisant
au moins unapex et passant par le pogt. La fonction de
routage pourra donc déterminer le pprttilisé pary si y est
descendant d’au moins un apex.

Etant donné que le colt pour stocker un segment est
2logn bits, alors déterminer la taille dBPEX(z) revient a
déterminer le nombre de segmentszequi utilisent au moins
un apex.

Lemme 5:Pour tout sommetr € H, le nombre de
segments er qui utilisent au moins un apex est au pls-.

Preuve. En effet, pour tout nceud apex € X, posons
S, 'ensemble des segment utilisamtet qui sont adjacents a
u. Un segments est adjacent & si s contient au moins un
sommet adjacent a dansT,.

Pour mieux dénombrer le nombre de segments.denous
allons le partitionner en deux groupes.

En effet, soits; un segment de&? tel que tout chemin
dansH reliants; a un sommet ¢ T, utilise un autre
segments, de S2. Alors tout chemin entre; et z est
couvert parT,. A plus forte raison le chemi® entre
s1 et z, contenants, et induit par le bord de la face
extérieure du plongement planaire-exterieur deest
aussi couvert pdr;,. Par conséquent; U PUss consti-
tue un seul segment dE, car consécutifs sur le bord
de la face exterieure d&. Ce qui contredit I'hypothese
gue les segments dg, sont incompressibles.

Par conséquent, a partir dg, on peut atteindre un
sommet non couvert pdF, sans traverser un segment
de S2. En posanp, ps, - - ., pr, 7 Chemins dont chacun
relie un des segments d& a un sommet de5 \ T,
et en considérant la composante connéxe: T, \ T,
alors les chemingy, ps, . . ., pr COMbinés avec les arétes
reliant chaque segment && a u on obtientr chemins
disjoints de longueur au moins 2 entreet U. Nous
pouvons donc constituer facilement un minelds ,
et cela contredirait I'hypothése. Par conséquesy,
contient moins de- segments.

Soit S} 'ensemble des segments &g a partir desquels, Ce qui termine la preuve du lemme 6. O

on peut atteindre un nceud non couvert ffardansH sans
étre obligé de traverser un autre segmeniSge

Donc pour un nceud apex le nombre total de segments

Soit S2 'ensemble des segments d& a partir desquels de S, est au plu2r. Etant donné qu’on a au plus nceuds
on est contraint de traverser au moins un autre segifignt apex dansX, alors le nombre total de segments qui utilisent
pour atteindre un sommet non couvert fiardansH. un apex et qui sont adjacent & cet apex}est , |S.| < 2kr-.

Calculons maintenant le nombre de segmentsigdenon

Lemme 6:Pour tout nceud et tout nceud apex le nombre adjacents au. Soit S I'ensemble des segments d& non

de segments en qui sont adjacents a dansT}, est au plus adjacents a, dans7, et posonss; € S.
2r. En d’autres termes on a : Le segments; est connecté a un segment pare’ptdans

T, par une aréte € H, car sinons; serait adjacent a dans

1) S < 7. .. s
2; {Ssi <r T, et contredirait donc I'hypothése. Les segment®t s} ne
w ' sont pas consécutifs sur la face extérieure car sinon s}
constituerait un seul segment dahg. L'aréte e aussi n'est
Preuve.

pas sur le bord de la face extérieure Hecar sinons; et

1) En effet, supposons que pour un apexn ar < |SL|. s} seraient consécutifs. L'aréteentres; et s| partage donc
A partir de chacun des segments$fg on peut atteindre le plan en deux zones dont chaque zone contient un segment
dans H un sommet non couvert pdr, sans traverser non couvert pafl,,. En effet, si une des deux zonesétait
un autre segment d§!. On en déduit donc dan§ totalement couverte pdF,, alors on auraits; U s} U z qui
un ensembleP = pq, po, ..., p, d’au moinsr chemins constituerait un seul segment dafis et contredirait le fait
disjoints de longueurs au moins 2 qui reliemta un que dansl, les segments sont incompressibles.
ensemble de sommets non couverts Par Soientz, la zone qui contient la racine de l'arbreT), et
En posantU la composante connexe constituée pas; ¢ z,. un segment non couvert pay,. Tout chemin dans;
G\T, onaP = py,ps,...,p- un ensemble d’'au entre la raciner et s3 soit intersectes, soit utilise un nceud
moins » chemins de longueur au moins 2 entreet apexu’ # u*. Ce qui veux donc dire que la zonejui contient
U ; ce qui induit dang? un mineurK, ,.. Ceci est bien s3 contient aussi un segmesif adjacent dan%,, & un apex.’
évidemment absurde par hypothése. Donc pour tout apebt’ £ «. On en déduit qu’a chaque élément$iecorrespond
u, on a|St < r. un segment adjacent daffis a un apexu’ # u.

2) Supposons que pour un apexon a|S2| < r. Montrons maintenant que deux segments differentsSde
On va montrer qu'a partir de chaque segmentsgeon ne peuvent correspondre & un méme segmgmte S, pour
peut atteindre dang un noeud non couvert pdk, sans un nceud apex’ # u. En effet, supposons que, 2 segments
traverser un autre segment gg. s2, 84 € S ont le méme segment € S, pour un nceud apex

u' # u. Soients; le segment parent de, dansT, et s3 le

3Un segment est un ensemble de sommets consécutifs obtgrancamrant

les sommets le long de la face extérieure. 4Car s3 ¢ T, par hypotheése.



segment parent dg dansT,. Vu que la numérotation des nce- O

uds se fait en tournant suivant la face externe du plongedgeniCe qui termine la preuve du lemme 2. )

H, on peut supposer sans perdre de généralité que les nceuds

de s4 sont numérotés en premier, ensuite ceuxgpuis ceux  Appliquons la fonction de numérotation expliquée dans
de so. Si les noeuds numeérotés juste apreet juste avant,  I'implémentation du lemme 2 a chaque composante 2-canex
étaient tous couverts pdr,, alors ils auraient formé aveg de G, et modifions la de telle sorte que si les sommets d’'une
et s, un seul segment darfs,, ce qui contredirait I'hypothése. composante 2-connexe sont numérotés par des entierage 1 °
Il'y a donc au moins un segmesj non couvert pafl;, tel alors les sommets de la composante 2-connexe suivantd seron

ques; est numéroté apres, et avantss. numeérotés a partir dg¢ + 1 et les sommets déja numérotés
Par ailleurs, l'aréte qui relig, et s3 dansT, partage le ne seront pas renumérotés si on les rencontre plusieig's fo
plan en deux zones dont I'une contient pendant la numérotation. La numérotation commence par la

Si z et s, sont dans deux zones différentes, alors togpmposante 2-connexg, .., en suite traite les autres compo-
chemin dansT, qui relie » a s} utilise un apexu” # u santesles un apres les autres suivant un parcours en geafion
car sinon,sj, U s4 U so constituerait un seul segment défig  de I'arbre des composantes 2-connexe.
ce qui est absurde par hypothése. En plus, cormmg s, Ainsi, pour savoir siy est dans la méme composante
nous avons montré qu’'a chaque couple de segment distindteonnexe quer, il suffit seulement que: stocke l'intervalle
de S, on peut lui associer un couple de segments distincts n@w contient I'ensemble des sommets de la composante
couverts pafl}, et dont chacun est adjacents ddhsa X.  2-connexeG, ; 2logn bits suffisent.

Sinon siz et s sont dans la méme zone, alors la zone
zy qui ne contient pas: ne peut étre accessiblesaque si  Lemme 8:La table de routage ROUTEOUT(z)
on passe par un apex’. De plus cette apex/” # u car Simplémente avec au pluS(krlogn) bits.
sinon z; U s4 U s3 formeraient un seul segment dafis; ce
qui est absurde car par hypothése les segment&,dsont ~ Preuve. En effet, ROUTEOUT(z) contient I'ensemble
incompressibles. des destinations non descendanteszddans7 et qui ne

On en déduit donc que le nombre de segments daast SONt pas dans la méme composante 2-connexeagueu
au plus égal au nombre de segments adjaceit dans7, due les sommets appartenant & une composante 2-connexe
c'est a dire au plugkr. sont numeérotés consécutivement, alors I'ensemble des s

Nous avons donc montré que le nombre de segments ef'ets d’'un composante 2-conne?<e consfcitue“un segment. Ainsi
est au plustkr; ce qui termine la preuve du lemme 5. O donc, I'ensemble des destinations qui utilisent un sommet

d’articulation o« € G, forme un segment. On peut donc

Par conséquent la tabRPEX(z) s'implemente avec au plusdi'é due par chaque sommet d'articulation< G, passe
O(krlogn) bits. au plus un segment. Le port qui permet de router vers le

Ce qui veut donc dire que cet algorithme utilise des tablE@MMeta Sert aussi pour router vers ce segment. Vu qu'on

de routage deO(krlogn) bits et des adresses de tailleSail router vers nimporte quel sommet € G, avec au
O(klogn) bits. plus kr segments em, alors on sait router vers tout sommet

d’articulation deG, aveckr segments. En ajoutant au plus
un segment a chaque port utilisé par un articulation, ontej
l'information utile pour router vers les destinationsROUTE
OUT(z). Si chaque segment encontient au plus un sommet
o ] o _darticulation, alorsROUTEOUT(z) contient au plus autant
1) Décider siy est un apex est trés simple, c'est justge segment que de sommet d’articulation pGyrc’est a dire
verifier si Tindice dey est inférieur ou &gal &. 4y pluskr segments. Si deux sommets d'articulation @g
C'est une opération qui se fait en temps constant. lnt dans un méme segment enalors ces deux sommets
tableAPEX(z) contient au plustkr segments et verifier garticulation utilisent le méme port. Ainsi, les sommeless
lappartenance de/ a un segment se fait en tempgjeux composantes 2-connexes connectées a chacun digux so
constant. Donc veérifier gj appartient a un segment deymerotés consécutivement, composante aprés composa
APEX(x) se fait en temps)(log kr) en utilisant une ajng;, union des étiquettes des sommets de ces compesant
recherche dichotomique en supposant que les intervalleg onnexes constitue un seul segment et utilise le ménte.por

Lemme 7:Le temps de routage est d¥log k + logr).

Preuve.

sont disjoints et ont &tés préalablement trigs. Ceci contredirait 'hypothése que les segmentsRRUTE
2) D'apres le Lemme 4, trouver le port de sortie dan§yT(y) sont incompressibles; ce qui est absurde. Cette infor-
TABLEH(z) se fait en temps constant. mation permet donc & de router vers les destinations utilisant

3) ROUTERT; est une table a acces directe. Donc lire 1§y sommet darticulation des,. Cependant, que pouvons
valeur de I'entrée tel quei est l'indice dex se fait en noys dire des destinations qui utilisent non pas des sommets
temps constant. d’articulations deiG, mais des sommets d’articulations d’une

Nous avons donc montré que le temps de routage estamposante 2-connexe, # G, etz € G, ? Il faut quex soit

O(log k + logr) ; ce qui termine la preuve du lemme 7. capable de décider entre plusieurs sommets d’articuisiite



G pour les destinations qui les utilisent. Cette questioraestle routage dans les graphes planaire-extérieurs ne mamnehe

priori difficile & résoudre car peut &tre partagé par un nombrgour des valuations uniformes).

non borné de composantes 2-connexes dont chacune contielilne autre amélioration de ce résultats serait de dimilauer

un nombre non borné de sommets d’articulations. taille des adresses. Avec un algorithme et une implémentat
Il faut remarquer que sic a choisi G,, c’est parce que plus sophistiqués dans les graphes planaire-extéri@ors

dans l'arbre des composantes 2-conneggsest plus proche montrons que les adresses peuvent &tre réduites a sstlem

de G, parmi toutes les composantes 2-connexes partage@ftog r log n) bits.

x. Par conséquent, I'arbr& passe forcément paf, pour
atteindreGG,. Vu quezx est le seul sommet de passage entre
G, et G,, alorsz est un ancétre de tout sommet dg et [l
a plus forte raison les destinations qui utilisent des setsm
d’articulations deG .. Ainsi donc les destinations qui utilise
un sommet séparateur de, sont dansl,. et donc sont dans [2]
la tableROUTET (z).
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