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Introduccion

Una red moévil ad hoc (MANET) se compone de dispositivos moéviles que pueden comunicarse
entre si mediante canales inaldmbricos, donde no existe una infraestructura fisica

preestablecida y la administracién se realiza de forma descentralizada.

En este contexto los nodos participan en la toma de decisiones para el mantenimiento de la
red. En este tipo de redes todos los nodos realizan tareas equivalentes, por lo tanto, para cada

una de sus funciones es necesario desarrollar algoritmos distribuidos.

Por otro lado, los recursos como ancho de banda, capacidad de las baterias, memoria y poder
de computo suelen ser limitados en este tipo de redes, por lo que los algoritmos distribuidos
que las soportan se deben disefiar para optimizar su uso. En este contexto aparecen problemas
de optimizacion de complejidad elevada que requieren de soluciones distribuidas, lo que los

hace particularmente desafiantes.

Entre los problemas de optimizacién que podemos encontrar estd el cdlculo de conjuntos
dominantes [4, 8, 9, 28, 30], de arboles de Steiner [8, 14, 20, 23], coloreado de graficas [3,
28] y conjuntos independientes [3, 19, 20]. Se sabe que estos problemas de optimizacién son
del tipo NP-dificil [13], por lo que no es posible calcular soluciones exactas en tiempo
polinomial a menos que P = NP M4s aun, la soluciéon exacta a estos problemas requiere
informacién completa de las instancias a resolver (por ejemplo, la topologia completa de la

grafica), lo cual no es factible en el contexto de las MANETS.

Por lo anterior, es necesario desarrollar algoritmos que sean capaces de encontrar soluciones
en tiempo polinomial y que no requieran conocimiento completo de la instancia a resolver,

aunque el resultado que entreguen so6lo sea una aproximacion del éptimo.
1.1. Algoritmos de aproximacion

Hacer una aproximacion es realizar una estimacion o cdlculo para obtener un resultado tan



cercano como sea posible al exacto o real, con el fin de llevar a cabo un determinado
propdsito. El objetivo de un algoritmo de aproximacion para un problema dado, es ofrecer una

solucion aproximada a la solucion 6ptima del problema.

Hacemos uso de un algoritmo de aproximacién cuando la soluciéon éptima del problema es
inalcanzable o muy costosa, refiriéndonos al tiempo o a alguin otro recurso requerido para
resolver el problema de manera computacional. En este caso es razonable sacrificar la
optimalidad y conformarse con una buena solucién que pueda ser calculada eficientemente.
Por supuesto, nos gustaria sacrificar tan poca optimalidad como sea posible, mientras ganamos
tanta eficiencia como sea posible. Intercambiar optimalidad por tratabilidad es el paradigma

de los algoritmos de aproximacion.

Lo mdas importante de los algoritmos de aproximacién es que garantizan encontrar una
solucion aproximada con un pardmetro P que indica, para el peor de los casos, qué tan lejos de
la solucién éptima estan las soluciones encontradas por un algoritmo de aproximacion. Lo mads
interesante es que se puede demostrar que un algoritmo de aproximacion siempre obtendrd un

valor cercano al éptimo aun sin saber la solucién 6ptima del problema.

Esta tesis tiene como uno de sus principales objetivos el estudio de los algoritmos de
aproximacién, enfocandonos en problemas que se presentan en el contexto de los sistemas

distribuidos.

1.2. Antecedentes

Existe una gran cantidad de problemas computacionales importantes que ocurren en la vida
real, muchos de ellos intratables, es decir, problemas para los que no se conoce un algoritmo
eficiente o rapido para resolverlos. En teoria de la complejidad a esta clase de problemas se le

conoce como NP-dificil.

Ya que no se les conoce soluciones eficientes a los problemas NP-dificiles para cualquier
instancia de entrada, se han propuesto diversos métodos para atacarlos. Entre ellos estan: las

heuristicas, la programacién dindmica, la busqueda local, y los algoritmos de aproximacion.

Garey et al. [12] y mas tarde Johnson [18] formalizaron el concepto de algoritmo de

aproximacién. Un algoritmo de aproximacién es necesariamente polinomial, y se evalta en el



error relativo al peor de los casos entre todas las instancias del problema. Un algoritmo A es un
algoritmo p-aproximado para un problema de minimizaciéon // si para cada instancia / de
IT | el algoritmo entrega una soluciéon que tiene un valor a lo mas » veces el éptimo.
Naturalmente »>1 y es mejor cuanto mas se aproxima a | . Similarmente para problemas
de maximizacién un algoritmo p-aproximado entrega para cada instancia / una solucion que
es al menos p veces el optimo. En este caso p<1. A p se le conoce como factor de
aproximacion. Para el problema de maximizacion es también comun referirse a 1/p como el

factor de aproximacion.

Cualquier heuristica puede convertirse en un algoritmo de aproximacidn si para cualquier
instancia del problema se demuestra analiticamente la aproximacién con respecto al éptimo
que tienen sus respectivas soluciones. Conocer esta aproximacion es de gran ventaja, ya que
proporciona la garantia implicita de que el algoritmo no entregara soluciones arbitrariamente
lejanas al 6ptimo. Ademas, a partir de estos algoritmos se pueden proponer heuristicas con

mejor calidad de solucion, o en otras palabras, heuristicas con mejor factor de aproximacién.

1.3. Planteamiento del problema

En el contexto de las MANETSs es comun encontrar diversos problemas de optimizacién debido
a que para este tipo de redes es crucial hacer un uso eficiente de los recursos limitados de los
que dispone. Por ejemplo, para evitar interferencia y utilizar el nimero minimo de bandas de
frecuencia, es necesario resolver problemas de coloreado de graficas para encontrar arboles de
distribucion eficientes o resolver problemas de construccién de drboles de Steiner de peso

minimo, etc. Estos problemas tienen la particularidad de ser NP-dificiles.

Una de las operaciones mds comunes en MANETs y en general en los sistemas distribuidos es
la diseminacién de informacién a todos los nodos de la red. Para tratar este problema se

emplean diferentes algoritmos. Uno de los algoritmos mds simples es la técnica de inundacion
(flooding).

En la técnica de inundacién cuando un nodo recibe un paquete, este nodo lo retransmite a
todos sus vecinos. Esto continda hasta que todos los nodos de la red reciben el paquete. Sin
embargo este mecanismo tiene varias deficiencias, por ejemplo, el mismo paquete puede ser

enviado multiples veces a un mismo nodo, no se toma en cuenta la energia disponible, etc.



Estas deficiencias limitan la escalabilidad debido al consumo de demasiados recursos como

son: ancho de banda, energia y espacio en colas.

Como en el caso de la asignacion de frecuencias y de la construccién de &rboles de
distribucion, el problema de la diseminacién de informacién puede ser modelado como un
problema NP-dificil en el que se busca encontrar el subconjunto minimo de nodos tal que si
esos nodos retransmiten la informacion ésta llegard a todos los nodos de la red con el

consecuente ahorro en el niumero de transmisiones.

Para abordar el problema de manera matemadtica una red ad hoc homogénea en dos
dimensiones se modela frecuentemente como una grafica de discos unitarios o UDG (Unit Disk
Graph), y el problema NP-dificil a resolver se abstrae como el problema del conjunto
dominante conectado minimo en UDGs. Mds recientemente se esta utilizando otro tipo de
graficas, las gréficas de esferas unitarias o UBG (Unit Ball Graph), estas graficas modelan una
red ad hoc homogénea en tres dimensiones, lo que permite abstraer la red con mas precision.
Bajo este modelo, el problema a resolver es el problema del conjunto dominante conectado

minimo en UBGs en ambientes distribuidos.

El conjunto dominante de un grafica G=|V,E| es el subconjunto minimo 7’ de V tal que
cada vértice que no pertenezca a /' esta unido a al menos un miembro de V' por una arista
e€E . En este sentido si calculamos el conjunto dominante minimo de la red habremos
encontrado al conjunto minimo de nodos que necesitan retransmitir un mensaje para que sea
recibido por todos los nodos de la red. Sin embargo, para resolver el problema de la
diseminacion de informacion es necesario que el subconjunto de retransmisores sea conexo, es
por este motivo que el problema NP-dificil a resolver es el problema de los conjuntos

dominantes conectados.

Dado que el problema de los conjuntos dominantes conectados es NP-dificil [13] se deben
proponer aproximaciones que nos entreguen soluciones en tiempo polinomial, y dado que son
MANETSs las soluciones también deben ser distribuidas y no pueden asumir que se conoce la

topologia completa de la red.

En esta tesis se busca caracterizar de forma experimental la efectividad de los algoritmos de
aproximacién para el calculo de conjuntos dominantes que resuelvan el problema de la

diseminacion de informacion en una MANET.



La caracterizacién de los algoritmos se harad en términos de las métricas de desempefio de un
algoritmo de diseminacién de informacion, que son: relacién de entrega de paquetes (delivery
ratio), numero total de paquetes transmitidos (total overhead) y retardo promedio de extremo
a extremo del paquete (end-to-end delay). Adicionalmente se caracterizara de manera
experimental el factor de aproximacion de los diferentes algoritmos. Para esto se debe
desarrollar un algoritmo que calcule al conjunto dominante conexo de la red. Asumiremos que
este algoritmo posee informacién perfecta acerca de la topologia de la red, la cual, como

hemos mencionado, no esta al alcance de los algoritmos distribuidos.

En la presente tesis se propone un nuevo algoritmo distribuido para el cdlculo de conjuntos
dominantes conexos que sea capaz de mejorar el desempefio, en términos las métricas antes
mencionadas, de los algoritmos propuestos hasta hoy. El algoritmo propuesto esta disefiado

para trabajar en el contexto de las MANETSs con modelos de propagacion en tres dimensiones.

1.4. Objetivos

El objetivo principal de esta tesis es desarrollar y caracterizar experimentalmente un algoritmo
de aproximacion distribuido para el cdlculo de conjuntos dominantes conectados en el
contexto de las MANETs con modelos de propagacion de sefiales electromagnéticas en tres

dimensiones.
Los objetivos particulares son:

* Realizar un estudio teérico de algoritmos distribuidos de aproximacién que calculen

conjuntos dominantes conexos.

» Implementar en el entorno NS2 los principales algoritmos de aproximacidn distribuidos

de aproximacion que calculen conjuntos dominantes conexos.

» Desarrollar un nuevo algoritmo distribuido para el cdlculo de conjuntos dominantes

conexos.

» Realizar andlisis experimentales para caracterizar el desempefio de los algoritmos.



1.5. Justificacion

Es muy importante dar soluciones en tiempo polinomial a problemas NP-dificiles. Para darnos
una idea de esta importancia, observemos la drdastica diferencia entre la tasa de crecimiento
del tiempo de ejecucién de un algoritmo polinomial tipico tal como »’ y uno exponencial tal

como 2" . Por ejemplo, para n igual a 1000 , ;°

es igual a mil millones, que es un ntimero
grande pero manejable, mientras 2" es un numero mucho mas grande que el ntimero de
atomos en el universo. Los algoritmos de tiempo polinomial son lo suficientemente rdpidos

para muchos propdsitos, pero los algoritmos de tiempo exponencial raramente son utiles.

Los algoritmos de aproximacion nos ofrecen soluciones en tiempo polinomial y nos
proporcionan mejores resultados de manera experimental. Ademads, nos proporcionan ideas
para realizar heuristicas con mayor eficacia, lo que implica soluciones mds cercanas a la
solucion éptima. Por otro lado, la métrica p de un algoritmo de aproximacién nos garantiza

que no encontraremos una solucion arbitrariamente lejana al éptimo.

El uso de los algoritmos de aproximacién para dar soluciones al problema de diseminacién de
informacién en el contexto de las MANETSs es importante, ya que nos permiten gastar menos
recursos haciendo posible una mejora en términos de la escalabilidad, que es uno de los

problemas mas fuertes en las MANETSs [21].

1.6. Organizacion de la tesis

El resto de la presente tesis estd organizado de la siguiente manera. En el Capitulo 2, titulado
“Tratabilidad computacional”, se aborda la teoria de completitud haciendo énfasis en los
conceptos y técnicas relacionados con los problemas practicos de la tesis. En el Capitulo 3,
titulado “Algoritmos de aproximacién para conjuntos dominantes conectados”, se aborda la
teoria de los algoritmos de aproximacién y se analiza el funcionamiento de algunos de los
algoritmos de este tipo, que construyen conjuntos dominantes conexos en diferentes tipos de
graficas. En el Capitulo 4, titulado “Aproximaciones distribuidas”, se analiza una serie de

algoritmos utilizados para calcular conjuntos dominantes conexos pero ahora de manera



distribuida. En el Capitulo 5, titulado “Implementacién de los algoritmos”, se da un breve
introduccién del entorno de simulacion utilizado para implementar los algoritmos y se
presenta el algoritmo propuesto en esta tesis. En el Capitulo 6, titulado “Analisis
experimental”, se describen la métricas utilizadas para realizar la evaluacion de los algoritmos,
los escenarios que se utilizan en las simulaciones y se presentan los resultados obtenidos de
manera grdfica. Finalmente, en el Capitulo 7 se presentan las conclusiones y aportaciones

derivadas de esta tesis.



Resumen

Una red mévil ad hoc (MANET) esta conformada por dispositivos moviles (a los que
llamaremos nodos) que pueden comunicarse entre si mediante canales inaldmbricos donde no
existe una infraestructura fisica preestablecida y la administracién se realiza de forma

descentralizada.

Una de las operaciones mds comunes en una MANET es la diseminacidén de informacion a todos
los nodos de la red. Para tratar este problema se emplean diferentes algoritmos entre los cuales
estd la técnica de inundacién, donde cada que un nodo recibe un paquete por primera vez, lo
retransmite a todos sus vecinos. Este mecanismo tiene varias deficiencias que limitan la
escalabilidad debido al consumo excesivo de recursos tales como ancho de banda, energia y

espacio en colas.

El problema de optimizacién relacionado con la diseminacién de informacién tiene por
objetivo reducir el nimero de transmisiones que se hacen para entregar un paquete a todos los
nodos de la red. Para lograr esta tarea es necesario encontrar un conjunto dominante conectado
de la red, donde unicamente los nodos que forman parte del conjunto dominante conectado
son encargados de retransmitir los paquetes de diseminacion. Es bien conocido que el

problema del conjunto dominante conectado es NP-dificil.

En esta tesis se propone un nuevo algoritmo de aproximaciéon distribuido para el calculo de
conjuntos dominantes conectados bajo el modelo de graficas de esferas unitarias. Por medio de
un analisis experimental basado en simulaciones realistas, comparamos el desempefio del
algoritmo propuesto contra el de los algoritmos de aproximacién existentes para el calculo de
conjuntos dominantes en graficas de esferas unitarias, asi como con el desempefio del
algoritmo de inundacién. Los resultados de las simulaciones muestran que, en general, el

algoritmo propuesto tiene un desempefio superior.



Abstract

A mobile ad hoc network (MANET) is composed of mobile devices (which we call nodes) that
communicate with each other through wireless channels. In this type of networks, there is no

pre-established physical infrastructure and the network management is fully distributed.

One of the most common operations in a MANET is to disseminate information along the whole
network. One of the simplest algorithms to solve the dissemination problem is flooding, a
technique where each time a node receives a packet for the first time, it forwards the packet to
its neighbors. The main disadvantage of flooding is that it consumes too much network
resources such as bandwidth, power and space in queues. The latter severely limits the

network scalability.

The optimization version of the efficient information dissemination problem aims to reduce the
number of transmissions needed to deliver a packet to all nodes in the network. To accomplish
this task, it is necessary to calculate a connected dominating set of the network, where only the
nodes that are part of the connected dominating set are responsible for forwarding the

packets. It is well known that the connected dominating set problem is NP-hard.

In this thesis we propose a new distributed approximation algorithm for computing connected
dominating set over unit ball graphs. Using a detailed simulation based experimental analysis,
we compare the performance of our proposed algorithm against that of the algorithms that
compose the state of the art in computing connected dominating set over unit ball graphs as
well as against that of flooding. Our simulations results show that, in general, our algorithm

outperforms the other solutions.



Intratabilidad computacional

Una de las preguntas mdas importantes en la teoria de computacién es si P esigual a NP

(términos que definiremos mas adelante). Se ha demostrado que existen problemas intratables
en NP representativos de toda esta clase, de tal forma que si estos problemas tienen algoritmos
de tiempo polindmico entonces P=NP y si no los tienen entonces P#NP . A estos

problemas se les conoce como NP-completos.

La teoria que trata este tipo de problemas nos ayuda a probar si un nuevo problema es tan
dificil como los reconocidos ya como NP-completos. Saber si un problema es NP-completo nos
ayuda a saber qué enfoque nos ofrece una mayor posibilidad de obtener algoritmos eficientes

para solucionar el problema. Ejemplos de los enfoques que podemos utilizar, son:

» Buscar algoritmos eficientes que resuelvan varios casos especiales del problema general,

aunque no resuelvan eficientemente el caso general.

» Utilizar técnicas como btisqueda con retroceso o ramificacion y poda, aunque en el peor

de los casos la complejidad no sea polindmica.

» Desarrollar un algoritmo aproximado. Esto implica relajar el problema en busca de un
algoritmo rapido que no garantiza devolver la solucién dptima pero si alguna

razonablemente cerca de serlo.
2.1. Complejidad computacional

Un problema se describe dando: (1) una descripciéon general de todos sus parametros, y (2)
una sentencia que nos dice qué propiedades debe satisfacer la respuesta o solucién. Para
obtener una instancia del problema debemos especificar los valores particulares para todos los

parametros del problema

Por ejemplo, consideremos el problema del agente viajero. Sus parametros consisten de un



conjunto finito C=|(c, ¢, ...,c,| de ciudades y, para cada par de ciudades ¢, , ¢, en C ,
la distancia d(c,,c;) entre ellas. Una solucién es un ordenamiento ( €11, i, ...y Crtim )

de las ciudades, que minimicen la suma

m—1
Z d(Cx(iy, Cr(iv1)) | + d(Crim), Cr(1))-
=1

Esta expresion nos da la longitud del camino que comienza en €1 , visita a cada ciudad en la

secuencia y regresa directamente a (11 desde la dltima ciudad €mim .

Un algoritmo resuelve un problema // si ese algoritmo se puede aplicar a toda instancia / de

11y éste garantiza obtener siempre una solucion para la instancia /

En general, nos interesa encontrar el algoritmo mds eficiente para resolver un problema,
tomando en cuenta todos los recursos necesarios para la ejecucion del algoritmo. Sin embargo,
normalmente nos referimos con eficiente al algoritmo mads rdpido, debido a que en la practica
los requisitos de tiempo son a menudo un factor dominante para saber si usamos o no un

algoritmo.

Los requisitos de tiempo de un algoritmo se expresan en términos del tamafo de una instancia
del problema. A menudo el tamafio se mide de manera informal, por ejemplo, para el
problema de agente viajero, se utiliza comtinmente el nimero de ciudades para este propdsito.
Sin embargo, una instancia del problema incluye mas datos de entrada, como son: las

etiquetas de las ciudades, las distancias entre ciudades, etc.

Cada problema tiene asociado un sistema de codificaciéon, que mapea instancias de un problema
en cadenas que las describen, tomando en cuenta todos los datos de entrada. Entonces, la
longitud de entrada para una instancia / de un problema // se define como el nimero de
simbolos en la descripcién de / , obtenida por un sistema de codificacién e para // . La

longitud de entrada es la que se utiliza como medida formal del tamafio de la instancia.

La funcién de complejidad en el tiempo de un algoritmo nos dice el tiempo maximo requerido
para resolver una instancia del problema con un tamafio de entrada determinado. Esta funcién

queda bien definida hasta que se fija el sistema de codificacién que se utilizard para



determinar la longitud de entrada y la computadora o modelo de computacion que se utilizara
para determinar el tiempo de ejecucién. Sin embargo, estas decisiones particulares tienen poco

efecto en la teoria de NP-completitud [13].
2.2 Algoritmos de tiempo polindmico y problemas intratables

Los algoritmos son divididos principalmente en dos tipos: los algoritmos de tiempo polinédmico

y los algoritmos de tiempo exponencial.

Decimos que una funcién f(n)€ O(g(n)) si existe una constante ¢ tal que

| f(n)|<c|g(n)| para todos los valores de n>n, . Un algoritmo de tiempo polindmico es
aquel que tiene una funcién de complejidad del tiempo igual a O(p(n)) para algin
polinomio p , donde » denota el tamafio de la entrada. Cualquier otro algoritmo cuya
funciéon de complejidad del tiempo no se pueda limitar de tal forma se llama algoritmo de
tiempo exponencial, esta definicién incluye ciertas funciones de complejidad no polinémica,

como 7" , que normalmente no se consideran funciones exponenciales.

En la Tabla 2.1 se muestran las diferencias entre las tasas de crecimiento para algunas

funciones de complejidad tipica para los dos tipos de algoritmos.

Funcién de Tamano de n
‘C’z“;f’lt‘i‘iﬁ 10 20 30 10 50 60
n 0.00001s  0.00002s 0.00003s  0.00004s 0.00005s 0.00006s
n? 0.0001s  0.0004s  0.0009s 0.0016s 0.0025s 0.0036s
n? 0.001s 0.008s 0.027s 0.064s 0.125s k-G'QlGS
n’ 0.1s 3.2s 24.3s 1.7m 5.2m 13.0m
2" 0.001s 1.0s 17.9m 12.7 dias 35.7 anos 366 siglos
3n 0.059s 58m 6.5 afios 3835 siglos 2 x 10% siglos 1.3 x 10'3 siglos

Tabla 2.1: Comparativo entres algunas funciones de complejidad polinémica y com-
plejidad exponencial.

La tabla indica algunos de los motivos del porque los algoritmos de tiempo polindmico se
consideran mucho mejores que los algoritmos de tiempo exponencial. Como podemos
observar, también se tienen excepciones para instancias de cierto tamafio. Por ejemplo, para

n<20 el algoritmo con funcién exponencial 2" es mucho mas rapido que el algoritmo con



funcién polinémica #’

Para la teoria de NP-completitud y la intratabilidad inherente, es importante tener clara la
diferencia entre los algoritmos de tiempo polinémico y los algoritmos de tiempo exponencial,

ademads de que se considera mejor a los primeros.

Se considera que un problema no ha sido bien resuelto hasta que se conoce un algoritmo de
tiempo polindmico que lo resuelve. Por tanto, se dice que un problema es intratable si es tan

dificil que no existe un algoritmo de tiempo polinémico que lo resuelve.
2.3. NP-completitud

La teoria de NP-completitud se aplica sélo a problemas de decision. Un problema de decision
1T consta de un conjunto de instancias P y un subconjunto de si-instancias Y < Py .la
descripcion de este tipo de problemas consiste de una instancia del problema y de una

pregunta, cuya respuesta es si o no, en términos de la instancia.

La restriccién a problemas de decision es su adecuado lenguaje para su estudio de manera

I~ . - p X .
matemadtica. Sea un conjunto finito de simbolos X' y . el conjunto de todas las cadenas

finitas de simbolos de 2 . Se dice que L es un lenguaje sobre el alfabeto 2 si L es un

subconjunto sobre X .

La correspondencia entre los problemas de decision y los lenguajes se realiza mediante los
sistemas de codificacion usados para especificar las instancias del problema. Por tanto, el
problema /7 y el sistema de codificacién e dividen 2™ en tres clases de cadenas: las que no
son codificaciones de instancias de /7 , las que codifican instancias de // para las cuales la
respuesta es no y las que codifican instancias de // para las cuales la respuesta es si. Esta tercer
clase de cadenas es el lenguaje que asociamos con // y e estableciendo de esta manera que:

L[, e] = {IEE*:

> es el alfabeto utilizado por e y x es la }

codificacién bajo e de una instancia I € Yy

La teoria se aplica a problemas de decisién diciendo que, si un resultado es vélido para el



lenguaje L|ITe|, entonces es valido para el problema bajo el esquema de codificacién e
2.3.1. Computacion determinista y la clase P

Para formalizar el concepto de algoritmo se requiere un modelo de computacion. Para este fin,
haremos uso de la Maquina de Turing Determinista de una sola cinta o MTD, la cudl consiste
de un control de estados finito, una cabeza de lectura y escritura y una cinta compuesta por
una secuencia infinita de cuadros de cinta etiquetados como ...,—2,—1,0,1,2,... como se

muestra en la Figura 2.1.

Control de
Estados
Finito
) Cabeza de
Cinta 4 Lectura-Escritura

-3-2-1 012 3

Figura 2.1: Representacién de una Maquina de Turing Determinista (MTD) de una
sola cinta.

Un programa para una MTD especifica la siguiente informacion:

1. Un conjunto finito /" de simbolos de la cinta, incluyendo un subconjunto X C /"  de

simbolos de entrada y un simbolo llamado blanco b€l -2 .

2. Un conjunto finito de estados O , que incluye un estado de inicio ¢, y dos estados

finales 4y y 4y
3. Una funcién de transicién 6:(0—{q,,gN|)xI"—0 xI" x{—1,+1|

La entrada a la MTD es una cadena x € 2* . La cadena x se coloca sobre la cinta del cuadro
1 hasta el cuadro |x| , un simbolo por cuadro. Los demds cuadros se inician con el simbolo

blanco. El programa inicia su operacion en el estado ¢, con la cabeza de lectura y escritura

revisando el cuadro 1 . El célculo procede paso a paso. Si el estado actual ¢ es ¢y o ¢y

entonces el cdlculo ha terminado con la respuesta si si ¢=¢y ynosi ¢=¢y . De lo contrario



el estado actual q pertenece a O—{4,.4,] , el simbolo s€ 7 en la cinta es el simbolo que
estd siendo revisado, y ademds tenemos el valor J(¢,s) definido. Supongamos que
d(q,s)=(q',s',0) . La cabeza de lectura y escritura entonces, borra s , escribe s’ en su
lugar, y se mueve un cuadro a la izquierda si 6=—1 , o un cuadrado a la derechasi Jd=+1
Al mismo tiempo, el control de estado finito cambia su estado de ¢ a ¢' . Esto completa un

paso de la computacion, y se procede al siguiente paso, si es que lo hay.

En general, podemos decir que un programa MTD M con el alfabeto de entrada 2 acepta

x € X" si M se detiene en el estado ¢, cuando se aplica a la entrada x

El reconocimiento del lenguaje no exige que M se detenga para todas las cadenas de entrada
en ~* , sélo para aquellas en L, . Si x pertenece a 2" —L, , entonces el cdlculo de M
sobre x podria detenerse en el estado ¢y , o podria continuar para siempre sin parar. Sin
embargo, para un programa MTD que corresponda al concepto de algoritmo, se debe detener

para todas las cadenas posibles del alfabeto de entrada que sean codificaciones de instancias
de 17 .

Se dice que un programa de MTD M resuelve el problema de decision // bajo el sistema de
codificacion e si M se detiene para todas las cadenas de entradas del alfabeto que sean

codificaciones de instancias de /7 y L, =L!/Le| |

Un programa MTD también calcula funciones. Por ejemplo, si M es un programa MTD con el
alfabeto de entrada 2 y el alfabeto de cinta /° que se detiene para todas las cadenas de
entrada 2* . Entonces M calcula la funcién f,:2" —-I'" donde, para cada xez* ,

fw(x) es la cadena obtenida al ejecutar M sobre la entrada x hasta que se detiene

formando una cadena de simbolos sobre las casillas de la cinta.

El modelo MTD nos proporciona una equivalencia formal de un algoritmo en al cual se basan

algunas de las definiciones posteriores.

El tiempo utilizado en el célculo de un programa MTD M para la entrada x es el namero de
pasos que ocurren en el cdlculo hasta que se presenta un estado final. Para un programa MTD

M que se detiene para todas las entradas x € 2™ que sean codificaciones de instancias de /7



su funcién de complejidad en el tiempo 7,,:Z —Z" esta dada por

| existe x € X%, con |z| = n tal que el cdlculo
Ty (n) = mazx m: )
de M para la entrada xz toma tiempo m

El programa M se llama programa MTD de tiempo polindmico si existe un polinomio p tal que,

paratodo n€Z"T, (n)<p(n)
La definicién formal de la clase P se define de la siguiente manera:
Definicion 1 P = { L : existe un programa MTD de tiempo polindmico para el cudl L=L, }

Un problema de decisién pertenece a P bajo el sistema de codificacién e si L[I,e|]€P | es
decir, si existe un programa MTD de tiempo polinémico que resuelve // bajo el sistema de
codificaciéon e . Puesto que ya se menciond la equivalencia entre los sistemas de codificacion,
por lo general se omite la especificacion del sistema de codificacién particular, diciendo que el

problema de decisién // pertenece a P.

También se utiliza de manera informal el término algoritmo de tiempo polinomico, la parte
formal es el programa MTD de tiempo polinémico. Sin embargo, la definiciéon formal de P se
puede formular en términos de programas para cualquier modelo computacional y resulta la
misma clase de lenguajes. De hecho, los algoritmos se tratan de una manera -casi
independiente del modelo, refiriéndose a cémo operan directamente sobre los componentes de

una instancia y no en sus descripciones codificadas.
Computacion no determinista y la clase NP

Existen problemas para los cuales no se conoce algiin algoritmo de tiempo polinémico que los
resuelva. Sin embargo para una instancia particular de un problema de decisién, alguien
puede decir que la respuesta es si y se le puede pedir que demuestre tal afirmacion. El
procedimiento de verificacion correspondiente se puede especificar como un algoritmo que

pudiera tener complejidad de tiempo polindémico.

La verificacion en tiempo polindmico no implica que el problema se resuelva en tiempo



polinédmico. Al decir que se puede verificar una respuesta si para una instancia; no se cuenta el
tiempo que se puede llevar buscar, entre la cantidad exponencial de soluciones posibles, una

que cumpla los requerimientos deseados.

Informalmente NP se define en términos de lo que se llama un algoritmo no determinista. Este
tipo de algoritmos se compone de dos etapas, la primera es la etapa de adivinante y la segunda,
es la etapa de verificacion. Dada una instancia / de un problema, la primera etapa sdlo
adivina alguna estructura o posible solucién S . A continuacién, se proporciona / y S

como entradas a la etapa de verificacidon, que calcula de manera determinista normal, si
finalmente se detiene con la respuesta si, o con la respuesta no, o si continua calculando sin

detenerse.

Un algoritmo no determinista resuelve un problema de decisiéon // , si para todas las

instancias /€0, se cumplen las siguientes dos propiedades:

1. Si /€Y, | entonces existe una estructura S que cuando es adivinada para la entrada

I , la etapa de verificacién responde si para / y S

2. Si I¢Y, | entonces no existe una estructura S que cuando es adivinada para la

entrada / , la etapa de verificacion responde si para / y S

Un algoritmo no determinista que resuelve un problema de decisién // se ejecuta en tiempo
polinémico si existe un polinomio p tal que, para cada instancia /€Y ; | existe un estructura

adivinada S y la etapa de verificacién determinista responde si para / y S en tiempo p

La clase NP se define de manera informal como la clase de todos los problemas de decisién 7/
que, bajo sistemas de codificacion, se pueden resolver por algoritmos no deterministas de

tiempo polindmico.

La definicién formal en términos de lenguajes y maquinas de Turing para un algoritmo no
determinista es un programa para una maquina de Turing no determinista de una cinta

(MTND).
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Figura 2.2: Representacion de una maquina de Turing no determinista de una cinta

(MTND).
El modelo MTND tiene la misma estructura que una MTD, pero ademas cuenta con un maédulo
de adivinar que tiene su propia cabeza de sdlo escritura, como se muestra en la Figura 2.2. El
modulo de adivinar proporciona los medios para escribir lo adivinado y se utiliza inicamente

para este propdsito.

Un programa MTND se especifica de la misma forma que un programa MTD, incluyendo un
alfabeto de cinta /' , un alfabeto de entrada 2 , un simbolo llamado blanco » , un
conjunto de estados Q , un estado inicial ¢, , dos estados finales ¢, y ¢, y una funcién
de transicién 9:(0O—{q,.qy}) *I" =0 xI" x{=1,+1} . Fl cdlculo de un programa MTND sobre

una cadena x € 2" se lleva a cabo en dos etapas, a diferencia de una MTD.

La primera etapa es la de adivinar. Inicialmente, la cadena de entrada x se escribe a partir
del cuadro 1 hasta el cuadro |x| de la cinta (mientras que todos los otros cuadros est4an en
blanco), la cabeza de lectura-escritura revisa el cuadro 1 , la cabeza de sélo escritura revisa
el cuadro —1 , y el control de estados finito esta inactivo. El médulo de adivinar dirige la
cabeza de solo escritura, ya sea para escribir algin simbolo de /" en el cuadro de la cinta que
estd siendo revisado, y mover un cuadro a la izquierda o dejar que, en ese momento el moédulo
de adivinar se vuelva inactivo y el control de estados finito se active en ¢, . La eleccién de si
permanece activo, y si es asi, qué simbolo de /" escribir, lo hace el médulo de adivinar de
forma arbitraria. Asi, el médulo de adivinar puede escribir cualquier cadena de 7™ antes de

que se detenga.

La etapa de verificacion comienza cuando el control de estados finito se activa en el estado go.
A partir de este punto, el célculo procede inicamente bajo la direccién del programa MTND de

acuerdo con las mismas reglas que para una MTD. El médulo de adivinar y la cabeza de sdlo



escritura ya no estan involucrados, habiendo cumplido su papel al escribir la cadena adivinada
en la cinta. Por supuesto, la cadena adivinada puede (y suele) ser examinada durante la fase
de verificacidn. El cédlculo termina cuando el control de estado finito entra en uno de los dos
estados finales ¢y ,0 ¢, .Se dice que acepta si se detiene en el estado ¢, . Todos los otros

célculos, se detengan o no, se clasifican como no aceptados.

Cualquier programa MTND M tendrd un ndmero infinito de célculos posibles para una cadena
de entrada x, uno para cada posible cadena adivinada de /™™ . Decimos que el programa de

MTND M acepta x si al menos uno de los cdlculos es aceptado. El lenguaje reconocido por M es:

L, =x€X: M acepta x

El tiempo requerido para aceptar la cadena *<€Z,, por un programa MTND M, se define como
el minimo, de todos los cdlculos de aceptacion de M para x , nimero de pasos que ocurren

en las etapas de adivinar y verificar hasta que el estado de alto ¢, se presenta. La funcion de

complejidad del tiempo T,,:Z"—Z" para M es

Ta(n) = max ({1} U {m ;

existe una x € Ly, con |z| = n tal que })

el tiempo para aceptar x por M es m

La funcién de complejidad del tiempo para M depende del nimero de pasos que ocurren en
aceptar. Por convencién 7,(n) es igual a 1 cuando no hay entradas de longitud n
aceptadas por M. El programa MTND M es un programa MTND de tiempo polindmico si existe
un polinomio p tal que 7,(n)<p(n) para todo n>1 Por dltimo, la clase NP se define

formalmente como sigue:
Definicion 2 NP = {L: existe un programa MTND M de tiempo polinémico para el cudl Ly = L}

Un problema de decisién // pertenece a NP bajo el sistema de codificacidn e, si el lenguaje
L|IleleNP. Al igual que con P, podemos decir que // estd en NP sin dar un sistema de

codificacién especifico.



2.3.3 La relacion entre P y NP

Como se vio, NP es la clase de lenguajes que se resuelven en tiempo polindmico sobre una
MTND o bien, la clase de lenguajes donde sus miembros pueden ser verificados en tiempo
polinémico y P es la clase de lenguajes donde los miembros se pueden decidir en tiempo

polinémico. Lo anterior se puede resumir como:
* P = Esla clase de lenguajes que se pueden decidir rdpidamente
* NP = Es la clase de lenguajes que se pueden verificar radpidamente

La primera observacién es que P C NP . Es decir, todos los problemas de decisién resueltos
por un algoritmo determinista de tiempo polindmico también pueden ser resueltos por un
algoritmo no determinista de tiempo polindmico. Ya que cualquier algoritmo determinista
puede ser usado como fase de verificacién de un algoritmo no determinista. Por otro lado,
nadie ha probado que exista un problema en NP que no esté en P La pregunta ;,P=NP? es

una de las mas misteriosas e importantes en la teoria de la computacién.

Para demostrar que P # NP tendriamos que encontrar un problema en NP que no esté en B
mientras que para probar que P=NP | en principio tendriamos que encontrar un algoritmo
de tiempo polindmico para cada problema en NP Pero esta tarea se puede simplificar
considerablemente, ya que es suficiente encontrar un algoritmo de tiempo polindmico para

uno solo de los problemas de la clase NP-completo.

2.3.4 Transformaciones polindmicas y NP-completo

Supongamos que queremos resolver el problema de decisién /7, y que tenemos un algoritmo
que resuelve el problema de decisién //, y también que tenemos un algoritmo que construye
una instancia y de //, para toda instancia x de !/, , de tal forma que un algoritmo para
1T, responde si para y siy sélo si la respuesta al problema /1 para x es si. Dicho algoritmo
se denomina algoritmo de transformacion. El algoritmo de transformacion combinado con el

algoritmo para //; nos da un algoritmo para //, , como se representa en la Figura 2.3.



X y = trans(x)
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Figura 2.3: Algoritmo para II;.

Si existe una transformacién polinémica del problema de decisién //; en el problema de
decisién 7, | el problema !/, se transforma en tiempo polinémico al problema 1/ .
De manera formal, una transformacién polinémica de un lenguaje L; €27 | a un lenguaje

L,C 27 esuna funcién /: 27 —23 que satisface las siguientes dos condiciones:
1. Existe un programa MTD de tiempo polinémico que calcula /.
2. ParatodoXx€ 27 [ x€L, siysolosif(x)€L,.

Si existe una transformacién polinémica de L, a L, , escribimos L, % ,L, , que se lee L, se

transforma polinémicamente en Ly,

La importancia de las transformaciones polinémicas viene del Teorema 1:

Teorema 1 Si L,*,L, , entonces L,E€P implica L, €P (y, de manera equivalente
L,¢P  implica L, ¢P ).

Si /1, y 1, son problemas de decisién, con sus correspondientes sistemas de codificaciéon
e,y €, escribimos //,%<,1l, siempre que exista una transformacién polinémica de

L[H 1,61] a L{H 2 62} . Se puede considerar una transformacién polinémica del problema de

decisién /| al problema de decisién //; como una funcién /:D; —D; que satisface las

siguientes dos condiciones:

1. f escalculable por un algoritmo de tiempo polinémico, y
2. Paratodo /€D, ,I€Y, siysolosi fIII€Y

La relaciédn transformacion polindmica es 1util ya que es transitiva, como se muestra en el



Teorema 2:
Teorema 2 Si ,<,L, y L,<,L;  entonces L1%,Ls .
Definicion 3 Un lenguaje es NP-completo si:

1. LENP y
2. Para todos los demds lenguajes L'€ NP , L'<,L

De manera informal, un problema de decisién // es NP-completo si // €NFP vy, para todos los
problemas de decisién /7'€NP | II'< I  E] Teorema 1, lleva a identificar los problemas NP-
completos como los problemas mds dificiles de NP, ya que si uno de los problemas NP-completo
puede ser resuelto en tiempo polindémico, entonces todos los problemas en NP también pueden
ser resueltos en tiempo polindmico. Si cualquier problema en NP es intratable, entonces
también todos los problemas NP-completos son intratables. Por lo tanto, un problema NP-
completo /7 tiene la propiedad de que: si P# NP , entonces // €NP— P  M4s precisamente,
IT€P siysolosi P=NP

Teorema 3 Si L, y L, pertenecen a NB L, es NP-completoy £,%,L, , entonces L, es NP-

completo.

Demostracién. Ya que L->€NP | se necesita mostrar que para cada L'€ NP , L'<,L,
Considerando que cualquier L'€ NP . Ya que L, es NP-completo, debe ser el caso de que

L', L,  La transitividad de « y el hecho de que L,oc,L, entonces implica que L', L,

Para problemas de decisidn, este Teorema nos da un enfoque sencillo para probar nuevos
problemas NP-completos, una vez que tengamos al menos un problema NP-completo. Para

probar que /7 es NP-completo, sdélo se debe mostrar que:

. IIENP y

2. Algun problema NP-completo /7" se transformaa //
2.3.5. Teorema de Cook

El primer problema que se demostré es NP-completo es un problema de decision de la ldgica



booleana, conocido como el problema de satisfacibilidad (SAT). Los términos que se utilizan

para describirlo se definen como sigue:

Sea U :{Lllquz,- - ,u,n} un conjunto de variables booleanas. Un asignacion verdadera para U es

una funcién 7:U—=TF | Si tlu/=T decimos que u es verdadera sometida a t; si (u)=F

decimos que u es falsa. Si u es una variable en U , entonces u y ¥ son literales sobre
U . La literal u es verdadera bajo ¢ si y solo si la variable u es verdadera bajo ¢ , la

literal # es verdadera siy sélo sila variable u« es falsa.

Una cldusula sobre U es un conjunto de literales sobre U , tal como [Ulﬁg,ug} , que
representa la disyuncion de las literales y se satisface con una asignacion verdadera si y solo si
al menos uno de sus miembros es verdadero bajo esa asignacién. La cldusula anterior sera
satisfecha por ¢ a menos que !(u|=F | t|u;|=T vy t|ug|=F _ Una coleccién C de clausulas
bajo U es satisfacible si y solo si existe alguna asignacién de verdad para U que satisfaga
simultdneamente todas las clausulas en C . Tal asignacion de verdad se llama una asignacion

de verdad satisfactoria para C . El problema de satisfacibilidad se especifica de la siguiente

manera:

Problema de satisfacibilidad:
Instancia. Un conjunto U de variables y una coleccién C de cldusulas sobre U .
Pregunta. ¢Existe alguna asignacién de verdad satisfactoria para C ?

Teorema 4 (Teorema de Cook) El problema de satisfacibilidad es NP-completo

Demostraciéon. Para mostrar este Teorema se debe cumplir con los dos requisitos de la
Definicion 3. Es facil ver que SAT esta en NB ya que un algoritmo no determinista para €l, s6lo
necesita adivinar una asignacion verdadera para las variables dadas y verificar si la asignacion
satisface todas las clausulas de la coleccién dada C . Es claro que esto se puede hacer en
tiempo polinémico no determinista. Asi, el primero de los dos requisitos para probar que es

NP-completo se cumple.

Para el segundo requisito, demostrar que para todos los lenguajes LENP , LcLlg |

regresamos a nivel de lenguaje, donde SAT se representa por el lenguaje Lg,=L[SAT.e] bajo

un sistema de codificacion e . Existen muchos y muy diversos lenguajes en NP asi que no se



puede esperar una transformacién para cada uno de ellos. Sin embargo, todos los lenguajes en
NP se pueden describir de forma estdndar, dando un programa MTND de tiempo polinédmico

que los reconozca. Lo que permite trabajar con un programa MTND general de tiempo
polinémico y deducir una transformacién general del lenguaje que reconoce a Lsr . Cuando
esta transformacion se enfoca a un programa MTND M particular que reconoce el lenguaje
L, , nos da la transformacién polinémica buscada de L, a Lsir . Asi, en esencia, se da una
demostracién simultdnea para todo L€ NP que L[*Lg; . La demostracién completa se

puede encontrar en [13].

2.3.6 Problemas NP-completos

Una vez que se probd el primer problema NP-completo, el procedimiento para probar otros
problemas NP-completos se simplific. Ya que dado //€NP | solo se requiere mostrar que
algun problema /7’ | ya reconocido como NP-completo, se puede transformar a // . De esta

forma los pasos para mostrar que un problema es NP-completo son:
1. Mostrar que // esta en NP
2. Seleccionar un problema NP-completo /7' .
3. Construir una transformaciéon [ de /7" a 11 .
4. Probar que [ es un transformacion de tiempo polindmico.

Cualquier problema conocido NP-completo sirve para probar un nuevo problema NP-completo,
sin embargo los siguientes problemas han sido utilizados con mayor frecuencia: 3-
satisfacibilidad (3SAT), emparejamiento en 3-dimensiones (E3D), cubierta por vértices (CV),

clique maximo, circuito hamiltoniano (CH) y el problema de la particion.
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Figura 2.4: Diagrama de la secuencia usada para probar que los seis problemas basicos
son NP-completos.

La Figura 2.4 muestra cual problema se transforma a cada uno de los seis problemas basicos,
incluyendo el problema de cubierta por vértices, que es utilizado para demostrar otro
problema NP-completo llamado el problema del conjunto dominante, ambos se especifican a

continuacion.
Problema de la cubierta de vértices (CV):
Instancia. Una grafica G=(V,E) y un entero positivo k <|V/|

Pregunta. ¢Existe una cubierta por vértices de tamafio k& o menos para G , o bien, existe un
subconjunto ¥ 'CV tal que |V'|<k y para cada arista (#,v)€EE , al menos uno de los

vértices u o v pertenecea V' ?
Problema del conjunto dominante:
Instancia. Una grafica G=(V,E) y un entero positivo k <|V|

Pregunta. ¢Existe un conjunto dominante de tamafio & o menos para G , o bien, existe un
subconjunto ¥ 'CV con |V'|[<k donde para todo u€V—V' existe vEV' tal que
(u,v)EE ?

Es claro que el problema del conjunto dominante estd en NP Dado un conjunto dominante, se
puede verificar en tiempo polindmico si efectivamente es un conjunto dominante. Esto se
puede hacer tomando cada vértice y comprobando si estd en el conjunto dominante, o bien si

una de sus aristas esta unida a un nodo del conjunto dominante.

A continuacion, se selecciona el problema de la cubierta de vértices ya reconocido como NP-

completo y se construye la transformaciéon f del problema de la cubierta de vértices al



problema del conjunto dominante, cubierta de vértices °, conjunto dominante, como se

muestra a continuacion.

Dada una grafica G , la funcién f construye una grafica G' de la siguiente manera. G'

contiene todas las aristas y vértices de G , ademds para cada arista (u#,v) €G , afiadimos un
nodo intermedio w vy las aristas (#,w) y (w,v) en G’ , como se muestra en la Figura
2.5. Ahora, demostramos que G tiene una cobertura de vértices de tamafio & si y solo si

G' tiene un conjunto dominante del mismo tamafio.

a) Cubierta de vértices en G b) Transformacion f ¢) Conjunto dominante en G’

k

Figura 2.5: Cubierta de vértices de tamano 4 en G, transformacién f y conjunto
dominante de tamano 4 en G'.

Si S es una cubierta de vértices en G , se debe mostrar que S es un conjunto dominante
de G' . S esuna cubierta de vértices, esto significa que cada arista en G tiene algunos de
sus vértices extremos en S . Consideremos vEG , si v es un nodo original en G
entonces o bien v €S o debe haber alguna arista conectando v con algun otro vértice u
Puesto que S es una cobertura de vértices, si v &S , entonces u debe estar en S y por
tanto hay un vértice adyacente de v en S . Por lo tanto, v estd dominado por algun
elemento en S . Sin embargo, si w es un nodo adicional en G' , entonces w tiene dos
vértices adyacentes (u,v)€ G y con el argumento anterior al menos uno de ellos estaen S
Por lo tanto los nodos adicionales también estan cubiertos por S . Asi que si G tiene una

cobertura de vértices, entonces G' tiene un conjunto dominante del mismo tamafio.

Ahora, si G' tiene un conjunto dominante D de tamafio k£ , entonces examinamos todos
los vértices adicionales w€ D , cada uno de los cuales tiene exactamente dos vértices

(u,v)EG . Observamos que podemos reemplazar w por # o v . w en D nosayuda a



dominar solo u , v , w&€G' |, pero estas aristas forman un 3-ciclo y podemos elegir u o

v y aun dominar todos los vértices que w solia dominar. Asi que podemos eliminar todos
los vértices adicionales. Y puesto que todos los vértices adicionales corresponden a una de las
aristas en G y ya que todos los vértices adicionales estdn cubiertos por el modificado D ,

!

esto significa que todas las aristas en G estan cubiertas por el conjunto. Asi si G’ tiene un
conjunto dominante de tamafio & , entonces G tiene una cubierta de vértices de tamafo a

los mas &

De esta manera, se demuestra ambos lados de la equivalencia. Un conjunto dominante de
tamafio & existe en G' si y sélo si una cubierta de vértices de tamafio & existe en G
Puesto que sabemos que cubierta de vértices es un problema NP-completo, entonces el

problema del conjunto dominante también es NP-completo.
2.4. NP-dificil

Cualquier problema de decisién // , sea o no miembro de NB al cual pueda transformarse un
problema NP-completo, tendrd la propiedad de que no puede ser resuelto en tiempo
polinémico a menos que P=NP .Ya que // es al menos tan dificil como los problemas NP-
completos, se dice que // es NP-dificil, sin embargo el concepto NP-dificil es ain mas general.
Para explicarlo, se debe tomar en cuenta que es posible generalizar el concepto de
transformacion polinomial de tal forma que se puede demostrar que los problemas de
busqueda, ademds de los de decisién, son “al menos tan dificiles” como los problemas NP-

completos.

2.4.1. Reducibilidad de Turing y problemas NP-Dificiles

Muchos de los problemas se presentan como problemas de biisqueda. Un problema de busqueda

1T consiste de un conjunto instancias P vy, para cada instancia /€2 , un conjunto de
soluciones Sp!!] para / . Se dice que un algoritmo resuelve un problema de busqueda 7 si,
para cualquier instancia de entrada /€D, | regresa como respuesta no cada vez que S/ es

vacio, y en caso contrario devuelve alguna solucién s que pertenece a S alll,

Cualquier problema de decisién 7/ puede ser formulado como un problema de busqueda



definiendo SylI/=si si 1€Y, y S,lll=¢ i I€Y,  Por lo tanto, asumiendo que los
problemas de decisién se formulan de esta manera, un problema de decisién puede ser

considerado como un tipo especial de problema de busqueda.

La parte formal de un problema de buisqueda es una relacion de cadena. Para un alfabeto finito
2, una relacion de cadena sobre 2 es una relacién binaria RC X" xX" , donde
Y'=x"—[e}] , es decir, el conjunto de todas las cadenas no vacias sobre Z. Un lenguaje L

sobre X puede ser definido con la relacién de cadena
R={(x,s):x€X " yx €L}

donde s es cualquier simbolo fijo de 2 . Una funcién f:2*— 2" genera la relacién de
cadena R siy solo si, para cada x€ X" , flx|=¢ si no existe alguna yex" tal que
\x,y|€R de otra forma f (x| esigual a alguna yeX" parala cual (x,y/€R . Un programa

MTD M resuelve la relacién de cadena R sila funcién /v calculada por M genera R

La correspondencia entre los problemas de busqueda y las relaciones de cadena se logra

mediante los sistemas de codificacién, sélo que ahora un sistema de codificacion para // debe

dar una cadena codificada para cada instancia /€2, y una cadena codificada para cada

solucién S€S,7] . Bajo el sistema de codificaciéon e , el problema de la busqueda //

corresponde a la relacién de cadena R|I7e| definida como:

xr € X7 es la codificacién bajo e de una instancia I € Dy y
R[lLe] = § (z,y) :

y € X7 es la codificacién bajo e de una solucién s € Sy[/]

Se dice que // se resuelve mediante un algoritmo de tiempo polindmico si existe un programa

MTD de tiempo polinémico que resuelve R|/7e| .

La generalizacion de “transformacién polindmica” que se utiliza, procede del hecho de que una
transformacion polindmica de un problema de decisién // a un problema de decisiéon //" nos
proporciona un algoritmo A para resolver // mediante el uso de una “subrutina” hipotética
para resolver //' . Dada cualquier instancia / de // | el algoritmo primero construye una
instancia equivalente /* de //" | entonces aplica la subrutina para/ 'y finalmente nos da la

respuesta obtenida por la subrutina, que también es la respuesta correcta para / . El algoritmo



4 se ejecuta en tiempo polinémico, excepto por el tiempo requerido por la subrutina. Por lo
tanto, si la subrutina fuera un algoritmo de tiempo polinédmico para resolver /', entonces el

procedimiento en general seria un algoritmo de tiempo polinémico para resolver /7 .

Una reduccion de Turing de tiempo polinémico de un problema de buisqueda // a un problema
de bisqueda /7" es un algoritmo A que resuelve // usando una subrutina hipotética S para
la resolver /7" de tal forma que si S fuera un algoritmo de tiempo polinémico para /',

entonces A seria un algoritmo de tiempo polinémico para /7 .

La formalizacién del concepto anterior se realiza en términos de las llaman maquinas ordculo,
como el modelo de Turing, aunque se puede utilizar cualquier modelo estandar de
computacién. Una mdquina de Turing ordculo (MTO) consiste de una MTD estdndar,
aumentada con una cinta ordculo que tiene sus cuadros etiquetados como ---.—2.—1.0,1.2,... y
una cabeza ordculo de lectura-escritura para trabajar con esta cinta. Esta maquina se muestra

en la Figura 2.6.
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Control de
estados
finito
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Figura 2.6: Representacién de una Maquina de Turing Ordaculo (MTO).

Un programa para una MTO es similar que el de una MTD y especifica lo siguiente:

1. Un conjunto finito /° de simbolos de cinta, que incluye un subconjunto 2 C /' de

stmbolos de entrada y un simbolo en blanco b€l -2 .

2. Un conjunto finito Q de estados, incluyendo un estado-inicial 9o , un estado-final 9, , un

estado-ordculo de consulta 9. ,y un estado de reanudacion del cdlculo 9, .

3. Una funcién de transicién 0:(0—¢,,,q. /X' X2 = OXI'X X—1,+1X=1,+1



El célculo de un programa MTO sobre una entrada x€X* es similar que para una MTD
excepto que, cuando el control de estados finito esta en el estado 4., lo que ocurre en el
siguiente paso depende de una funcién ordculo especifica g:X* —X* . EL célculo comienza
con los simbolos de x escritos del cuadro 1 al cuadro x de la cinta principal, el resto de
los cuadros de esta cinta en blanco y todos los cuadros de la cinta ordculo, también en blanco.

Ademads cada cabeza de lectura-escritura revisando el cuadrado 1 de su cinta y el control de
estados finitos en el estado 9o . El célculo avanza paso a paso con una de las siguiente tres

posibilidades ocurriendo en cada paso:

1. Si el estado actual es 9, , entonces el cdlculo termina y ningtin otro paso se lleva a

cabo.

2. Si el estado actual es 4€9—9,.9. , entonces la accién que se toma dependerd de los
simbolos que se estén revisando en las dos cintas y la funcién de transicién ¢ . Sea

el simbolo que esta revisando la cabeza de la cinta principal y $> el simbolo que esta

revisando la cabeza de la cinta ordculo y sea (qCS},S},A;, Az) el valor de 9(¢.s, s, . El
control de estados finito cambia del estado ¢ al estado ¢', la cabeza de la cinta

principal escribe s; en el lugar de $; y cambia su posicién segin A, (hacia adelante si

A =+1 yhacia atrds si 2/=—1 ) y la cabeza ordculo escribe s, en el lugar de 5> y

cambia su posicién segtin 2, . Por lo tanto, esto es como un paso de una MTD, excepto

que involucra dos cintas.

3. Siel estado actual es 9. , entonces la accion tomada depende del contenido de la cinta
oraculo y de la funcién ordculo g . Sea yeX* la cadena que parece en los cuadros
1 a|y| de la cinta ordculo, donde el cuadro |y[+1 es el primer cuadro a la derecha

del cuadro 0 que contiene un simbolo blanco, y sea z€x* el valor de g(y)
Entonces en un paso la cinta oraculo se modifica para contener la cadena de z en los
cuadros 1 a |z| y simbolos en blanco en los demés cuadros, la cabeza del oréculo se
coloca para revisar el cuadro 1 , y el control de estado finito se cambia del estado 9.
al estado ¢, . Este paso deja el contenido de la cinta principal y la posicién de su cabeza

sin cambios.



La principal diferencia entre una MTD y una MTO estd en este tercer tipo de paso, mediante el
cual un programa MTO puede consultar el oraculo. Si la MTO escribe una cadena de consulta y
entonces entra al estado-ordculo de consulta, la cadena de respuesta z=g|y| serd devuelta en
un solo paso del cdlculo. Por lo tanto, esto corresponde a una subrutina hipotética para
calcular la funcion g . El calculo de un programa MTO M sobre una cadena de entrada x

depende de x 7y de la funcién de oraculo g asociada.

Sea M, un programa MTO generado obtenido de la combinacién de M con el oraculo g . Si

M, se detiene para todas las entradas xe>* , también puede ser vista como calcular una
funcién f§,:2" —=I"" | definida exactamente de la misma forma que para una MTD. Se dice

que M, esun programa MTO de tiempo polindmico si existe un polinomio p tal que M, se

detiene con p(|x|) pasos para cada entrada xe>* .

Sea R y R' dos relaciones de cadena sobre 2 . Una reduccion de Turing en tiempo
polindmico de R a R' es un programa MTO M con un alfabeto de entrada X tal que, para

cada funcién ¢:3* »3* que produce R' , el programa generado M, es un programa
MTO de tiempo polinémico y la funcién /4, calculada por M, produce R . Si existe un

reducciéon de R a R' , escribimos R;R"  que se lee como R Turing-reduce a R' . La

relacion <, como « , es transitiva.

Una relacién de cadena R es NP-dificil si existe algun lenguaje L NP-completo tal que
Loc, R, Un problema de busqueda /7 (bajo el sistema de codificacién e ) es NP-dificil si la
relacién de cadena R|IZe| es NP-dificil. Informalmente, esto se interpreta diciendo que un
problema de busqueda // es NP-dificil si existe algiin problema NP-completo /I que se
Turing-reduce a // . Es facil ver que si una relacion de cadena R (o problema de busqueda

11 ) es NP-dificil, entonces no puede ser resuelto en tiempo polindmico a menos que P =NP

Por transitividad de %, , si R es cualquier relaciéon de cadena NP-dificil y si R Turing-
reduce a la relacién de cadena R' , entonces R' también es NP-dificil. Ademas, por la
asociacion de lenguajes con relaciones de cadenas y problemas de decisién con problemas de
busqueda, se puede decir que todos los lenguajes NP-completos y todos los problemas NP-

completos son NP-dificiles.



Capitulo 3

Algoritmos de aproximacion para
conjuntos dominantes conectados

En este capitulo se presenta una introduccién a los algoritmos de aproximacion, dando algunas
definiciones bdsicas que nos permiten conocer cuando un algoritmo de aproximacién es mejor
que otro. Posteriormente se da una introduccién al problema del conjunto dominante
conectado, se exponen algunas de sus aplicaciones y finalmente se describen algunos de los
algoritmos de aproximacion centralizados mds importantes que ofrecen una solucién al

problema y se da su factor de aproximacion en cada uno de ellos.
3.1. Introduccidn a los algoritmos de aproximacion

Los algoritmos de aproximacion se desarrollaron como respuesta a la imposibilidad de resolver
una gran cantidad de problemas importantes de optimizacion discreta en tiempo polindmico,
debido a que muchos de estos problemas son NP-dificiles. Por lo tanto, a menos que de P sea

igual a NB no existen algoritmos rapidos para encontrar las soluciones éptimas.

Debido a lo anterior, no podemos tener al mismo tiempo algoritmos que (1) encuentren
soluciones éptimas (2) en tiempo polinémico (3) para cualquier instancia del problema. Por lo
anterior, en cualquier enfoque al menos uno de estos requisitos debe ser relajado para hacer

frente al problema de optimizacién a tratar.

Uno de los enfoques relaja el requisito (3) “para cualquier instancia”, y se enfoca a casos
especiales del problema, encontrando para estos casos algoritmos de tiempo polinémico. Este

enfoque sélo es util cuando las instancias a resolver caen dentro de los casos especiales para



los que se cred el algoritmo que trabaja de forma rapida, pero esto no ocurre con frecuencia.

Un segundo enfoque, relaja el requisito (2) “resolver en tiempo polinémico”. Su objetivo es
encontrar las soluciones optimas de los problemas explorando todo el conjunto de soluciones
posibles. Se debe tener presente que este enfoque nos serd de utilidad unicamente si se tiene el

tiempo, digamos varios minutos o incluso horas, para encontrar la soluciéon éptima.

El enfoque mas comun relaja el requisito (1) “encontrar soluciones 6ptimas”. En este enfoque
nos conformamos con encontrar soluciones suficientemente buenas en un tiempo bastante
corto (de orden polindmico). Este enfoque ha producido una gran cantidad de heuristicas y
meta-heuristicas tales como el recocido simulado, algoritmos genéticos, busqueda tabu, etc;

que suelen dar buenos resultados.

En especial, los algoritmos de aproximacién caen dentro de este ultimo enfoque, relajando el
requisito de encontrar soluciones O&ptimas. Su principal paradigma es el intercambiar
optimalidad en favor de tratabilidad [15], pero intentando sacrificar tan poca optimalidad y

ganar tanta eficiencia como sea posible.

Los algoritmos de aproximacion hacen un estudio matemdtico para determinar de manera
precisa que tan lejos la solucién, en el peor de los casos, puede caer. Este estudio implica

derivar estimaciones sobre el valor de la solucién éptima.

El concepto formal de un algoritmo de aproximacién fue formulado por Garey et al. [12] y

mas tarde por Johnson [18]. El concepto formal se define de la siguiente manera:

Definicion 4 Un algoritmo p -aproximado para un problema de optimizacion es un algoritmo de
tiempo polindmico que para todas las instancias del problema obtiene una solucion cuyo valor

estd dentro de un factor p del valor de una solucion dptima.

Para un algoritmo p-aproximado, P es el factor de aproximacion del algoritmo. Donde, p > 1
para problemas de minimizacién, mientras que p < 1 para problemas de maximizacién. Asi,
un algoritmo 1/2-aproximado para un problema de maximizacién es un algoritmo de tiempo
polinémico que siempre devuelve una solucién cuyo valor es por lo menos la mitad del valor
optimo.

Entre las razones que podemos encontrar para estudiar algoritmos de aproximacion se

encuentran: porque se requieren algoritmos rapidos para un problema NP-dificil o mas atin por



el soporte matemadtico cuando se estudia la heuristica. Ya que, las heuristicas y meta
heuristicas pueden funcionar bien, pero muchas veces no entendemos por qué lo hacen. Sin
embargo los algoritmos de aproximacién, permiten demostrar a través de su estudio
matemadtico que tan bien la solucién, para cualquier instancia dada, se comportara y por qué lo
hace; e incluso nos dan una idea de los tipos de instancias en que la heuristica no funcionaria

bien.

Hasta aqui, podemos resumir que un algoritmo de aproximacién es una heuristica a la que
analizamos matemadticamente, para obtener el valor de la métrica p que es la que determina
que tan lejos la solucidon obtenida por el algoritmo, en el peor de los casos, estaria de la
solucion 6ptima y lo mds interesante; aun sin conocer el verdadero valor de la solucion
optima. Es claro que en la practica, preferimos los algoritmos de aproximacién que nos
proporcionen el p que se encuentre dentro de un pequefio porcentaje del éptimo. También, es
frecuente que en la practica los algoritmos de aproximacion den lugar a heuristicas que
regresan soluciones mucho mds cercanas al 6ptimo indicado en su factor o garantia p de

desempefio.

En el caso de algunos problemas, es posible obtener muy buenos algoritmos de aproximacion,

de hecho estos problemas tienen esquemas de aproximacion de tiempo polinémico.

Definicion 5 Un esquema de aproximacion de tiempo polindmico (PTAS, Polynomial Time
Approximation Scheme) es una familia de algoritmos { 4. }, donde hay un algoritmo para cada
>0 , tal que { A. } es un algoritmo ( 1+¢ )-aproximado para problemas de minimizacién

o un algoritmo ( 1—¢ )-aproximado para problemas de maximizacion.

Muchos problemas tienen esquemas de aproximacion de tiempo polindmico. Por ejemplo, el

problema de la mochila o el problema del vendedor ambulante con métrica euclidiana [29].

3.2. Problema del Conjunto Dominante Conectado

El origen del concepto conjunto dominante puede remontarse a la década de 1850 [30], en esa
época se considerd el siguiente problema entre los amantes de ajedrez en Europa: determinar
el minimo nimero de reinas que se pueden colocar en un tablero de ajedrez de tal forma que

todos los cuadros sean atacados u ocupados por una reina. Se encontr6 que cinco es el namero



minimo de reinas que pueden dominar todas las casillas de un tablero de ajedrez de 8 por 8. El
problema de las cinco reinas se formula como un conjunto dominante de una grafica
G=(V,E) , donde los vértices corresponden a las casillas del tablero de ajedrez, y
(u,v)EE siy solo sila reina se puede mover de la casilla correspondiente u a la casilla

correspondiente v .

Un conjunto dominante, es un subconjunto V' 'C V) tal que, para todo u €V —V ' existe al

menos unnodo vE€V' talque (u,v)EE .

Un conjunto dominante conectado (CDC), es un conjunto dominante de G que forma un

subgréfica conexa.

Un conjunto dominante conectado minimo (CDCM), es el CDC de cardinalidad minima.

Encontrar un CDCM es NP-dificil [13].

El problema del conjunto dominante conectado minimo se estudié en [13], donde se mostrd
una reduccién del problema del conjunto cubridor al problema CDCM. Este resultado implica
que para cualquier 0<e<1 , no existen algoritmos de tiempo polindmico con factor de
desempefio menor o igual a (1—¢)H(A) a menos de que NP C DTIME|n°"¢" "] [22],
donde H es la funcién arménica H(n)=1+1/2+..+1/n €O (logn) . Cuando se restringe a
graficas de discos unitarios (UDG), el problema CDCM sigue siendo NP-dificil [7]. Por lo tanto

calcular un CDCM en una gréfica de esferas unitarias también es NP-dificil.

En [1, 4, 28] se demostrd que el problema de encontrar un CDCM en UDGs tiene un factor de
desempefio constante. También mediante estrategias distribuidas, Butenko y Ursulenko [3] y
Kim et al. [19] dieron aproximaciones constantes para CDCM en UBGs, en [19] también se
tiene un factor de desempefio constante para CDCM en UBGs pero con una estrategia

centralizada.

En cuanto a algoritmos centralizados para CDCs en UDGs Cheng et al. [5] dio un esquema de
aproximacién de tiempo polinémico (PTAS), esto es, para cualquier >0 , existe una (

l+¢ )-aproximacién de tiempo polinomial. Este método no puede ser generalizado para
obtener PTAS para CDCM en UBGs [31], sin embargo Zhang et al. [31] present6 un PTAS para
UBGs donde utiliza un nuevo método para analizar el factor de desempefio, de hecho el

método puede ser utilizado para calcular CDCs para cualquier grdfica de esferas n-



dimensional. El primer paso de este PTAS requiere un algoritmo p -aproximado para el
problema del CDCM en UBGs. El nimero de operaciones estd determinado por el parametro
de aproximacién ¢ y p. Por lo tanto, aunque existe una PTAS para este problema, el disefio

de algoritmos de aproximacién con buenos factores de aproximacion es ain muy importante.

Es importante aclarar que las heuristicas propuestas para graficas de discos unitarios funcionan
bien para las gréficas en general, pero en este caso su respectivo andlisis de rendimiento no es

valido.

3.3. Aplicaciones de los conjuntos dominantes conectados

En la dltima década el problema del minimo conjunto dominante conectado ha sido de gran
relevancia en el estudio de las redes inalambricas [4, 9, 28 30]. Existen diversas aplicaciones
en este enfoque, entre ellas encontramos la transmisiéon de informacién a todo el conjunto de
nodos inaldmbricos que forman parte la red, en donde un nodo emisor envia informacién a
través de un mensaje a sus nodos vecinos y los nodos vecinos que pertenecen al conjunto
dominante conectado se encargan de retransmitir el mensaje. Para cada nodo que recibe el
mensaje: (1) si pertenece al conjunto dominante entonces también es responsable de
retransmitir el mensaje, mientras que (2) todos los nodos que no pertenecen al conjunto
dominante conectado no son responsables de retransmitir el mensaje [9]. La presente tesis

trata con este problema y lo detalla en el siguiente capitulo.

Los algoritmos que construyen un CDC en una red ad hoc se pueden clasificar principalmente
en dos categorias: algoritmos centralizados que dependen de la informacién de toda la red y
algoritmos descentralizados o distribuidos que dependen tnicamente de la informacién local.
Los algoritmos centralizados usualmente forman CDC mas pequefios que los algoritmos

distribuidos, pero sus aplicaciones son limitadas debido al alto costo de su mantenimiento.

En las siguiente secciones de este capitulo se analiza el funcionamiento de algunos algoritmos
de aproximacién centralizados para la construcciéon de CDCs y en el capitulo 4 se analizan las

estrategias distribuidas.

3.4. Algoritmo de Guha y Khuller



Guha y Khuller [14] propusieron dos estrategias para la construccién de CDC en gréficas
generales. En su trabajo presentan dos algoritmos voraces, cada uno con su respectivo factor
de aproximacion. Esto algoritmos han servido como base en la implementacién de muchos
otros algoritmos. El primero forma un CDC haciendo crecer un arbol a partir de uno de los
nodos, y nos muestran que su factor de aproximacién es 2(1 + H(A)) |opt|. El segundo
algoritmo es una mejora del primero, este algoritmo se lleva a cabo en dos etapas. En la
primera etapa se construye un conjunto dominante haciendo crecer componentes por separado
y en la segunda etapa se conecta a los nodos del conjunto dominante, su factor de desempefio
es (3 + In (A) |opt|. Das y Bharghavan [9] implementaron estos algoritmos de manera

distribuida.

El funcionamiento bdsico del primer algoritmo es el siguiente, al inicio se marcan todos los
nodos en blanco y se selecciona el vértice de mayor grado. El vértice seleccionado se marca en
negro y todos sus vecinos se marcan en gris. Después, de forma iterativa se selecciona un nodo
gris o un par de nodos (un nodo marcado en gris y uno de sus vecinos marcado en blanco),
cualquiera de las dos opciones que cumpla con el requisito de tener el mayor niumero de nodos
vecinos marcados en blanco. El nodo seleccionado o par de nodos seleccionados se marcan en
negro y sus vecinos blancos en gris. El algoritmo termina después de que todos los vértices han
sido marcados en gris o negro. Finalmente, el conjunto de nodos negros son los que forman
parte del conjunto dominante conectado. El algoritmo forma un CDC de tamaiio a lo mas 2(1
+ H(A)) |opt|, donde H es una funcién armodnica y opt se refiere a una soluciéon 6ptima, es

decir un conjunto dominante conectado minimo.

En el segundo algoritmo se define una pieza como un componente negro conectado o un bien
un nodo blanco. El algoritmo también comienza marcando todos los vértices en blanco y se
lleva a cabo en dos etapas. En la primera etapa se selecciona de forma iterativa el nodo blanco
que cause la mayor reduccién en el nimero de piezas. Una vez que se ha seleccionado un
nodo, el nodo es marcado de negro y sus vecinos blancos se marcan en gris. La primera etapa
termina cuando ya no quedan nodos blancos. Después de la primera etapa existen a lo més |
opt| numero de componentes negros conectados. En la segunda etapa se construye un arbol de
Steiner que conecta todos los nodos negros coloreando cadenas de dos nodos grises en negro.

El tamafio del CDC formado por todos los nodos negros es a lo mas (3 + n(A)) |opt|.



3.5. Algoritmo de Ruan

El algoritmo de Ruan et al. [26] es un algoritmo de una sola etapa con factor de desempefio (2
+ In(A)) |opt|. El algoritmo es una modificacién al segundo algoritmo presentado por Guha y

Khuller [14].

Al igual que el algoritmo en [14] comienza marcando en blanco todos los nodos de la gréfica.
Luego, de forma iterativa elige un nodo gris o blanco de tal forma que al marcar en negro el
nodo elegido y sus vecinos blancos en gris, se reduzca al maximo el valor de la funcién

potencial.

La funcién potencial se define de la siguiente manera, f(C) = p(C) + q(C), donde C es el
subconjunto de vértices negros, p(C) es el numero de componentes conectados de la subgrafica
formada por los vértices en negros y q(C) es el nimero de componentes de la subgrafica (V

D(C)).

Al inicio f(C) = |V|, ya que C = @. En el primer paso se elige el nodo de mayor grado. En los
siguientes pasos se selecciona un nodo x de tal forma que f(C) - f(C U{x}) sea maximizado.
Entonces se marca el nodo x en negro y en gris sus vecinos blancos. Finalmente el algoritmo
termina cuando f(C) = 2. Los nodos en el conjunto C son los nodos que forman parte del

conjunto dominante conectado.

3.6. Algoritmo de Min

Min et al. [23] presentd un algoritmo de aproximacién para el problema de CDCM en UDGs, al
cual tiene un factor de aproximacién de 6.8 |opt|. El algoritmo se basa en la idea popular de
construir un CDC en dos etapas, en la primera etapa construye un conjunto dominante y en la
segunda etapa conecta los nodos del conjunto dominante formando asi el CDC. La idea
principal en este trabajo es utilizar un 4rbol de Steiner para hacer el trabajo de la segunda
etapa, mientras que para obtener el conjunto dominante en la primera etapa se construye un

conjunto independiente maximal.

Su factor de aproximacion se calcula en base al algoritmo presentado para calcular un arbol de

Steiner con un minimo numero de nodos Steiner (ST-MSN, Steiner Tree with Minimum



Number of Steiner Nodes) el cual tiene una 3-aproximacién, por otro lado asume que el

conjunto independiente maximal calculado en la primera etapa satisface el Lema 1.

Lema 1 En cualquier grdfica de discos unitarios, el tamafio de cada conjunto independiente
maximal tiene una cota superior de 3.8 |opt| + 1.2 donde opt es el tamafio del conjunto

dominante conectado de tamafio minimo en este UDG.

Por lo tanto, ya que se utilizan a lo méds 3 |opt| nodos de Steiner en la segunda etapa y por el
Lema 1, el conjunto dominante conexo resultante esta acotado en su tamafo por 6.8 |opt|. A

continuacion se describe el algoritmo ST-MSN.

La entrada del algoritmo es un conjunto independiente maximal cuyo nodos estdn marcados
en negro y los demas nodos de la grafica en gris. Un componente negro es un componente

conexo de la subgrafica producido por los nodos negros.

1. De manera iterativa, mientras exista un nodo gris u adyacente a por lo menos tres

componentes negros.
* Marcar el nodo u en negro.

2. De manera iterativa, mientras exista un nodo gris u adyacente a por lo menos dos

componentes negros.
* Marcar el nodo u en negro.

3. Finalmente, el conjunto de nodos negros forman un CDC

3.7. Algoritmo C-CDC-UBG de Kim

Kim et al. [19] desarrollaron un algoritmo de aproximacidn centralizado denominado C-CDC-
UBG. El algoritmo C-CDC-UBG construye un conjunto dominante conectado (CDC) en graficas
de esferas unitarias (UBG) y tiene un factor de aproximacion de 14.937 |opt| + 1.083. El
algoritmo se ejecuta en dos etapas, en la primera etapa calcula un conjunto independiente
maximal o MIS (por sus siglas en ingles) M, de tal manera que para cualquier M C M, |
la distancia entre M y M, \ M es de exactamente dos saltos. En la segunda etapa conecta los
nodos del MIS en M, seleccionando algunos nodos en V \ M, usando una estrategia voraz

simple.



La estrategia en C-CDC-UBG para construir el conjunto dominante conectado C es crecer
iterativamente C afladiendo en cada paso un nodo no-MIS v junto con sus nodos MIS
adyacentes, el requisito para seleccionar a v es que | M, - | sea maximo. Recordemos que
M {v,C} es el conjunto de nodos MIS adyacentes a v que aun no pertenecen al conjunto

dominante conectado C.

El algoritmo C-CDC-UBG comienza la primera etapa con M, = {r}, donde r es el nodo con el
mayor grado de la gréfica, y el conjunto W = N(r), W durante el algoritmo es el conjunto de
nodos adyacentes a M, . Denominemos como nodos rastreados a los nodos en los conjuntos

M, y W. Después, de manera iterativa elige un nodo x€ N (/) de tal manera que |N(x)
N el conjunto de nodos no rastreados| sea maximizado. Afiadimos x al conjunto M, vy el
conjunto de nodos no rastreados en N(x) a W, observe que una vez afiadidos a W, los nodos
son marcados como rastreados al igual que x. La primera etapa del algoritmo termina cuando

todos los nodos han sido marcados como rastreados.

La segunda etapa del algoritmo comienza con el conjunto C = {r}, llamemos a los nodos en C
como nodos revisados y a M como el conjunto de nodos en MIS que aun no se han marcado
como revisados o bien que no estdn en C. Entonces, de manera iterativa selecciona un nodo v
€ N(C) de tal manera que M,. ={mdx | M,. | | x€N(C) }. Una vez que se ha
elegido v es afiadido al conjunto C al igual que M, . yM =M\ M, . .Lasegunda etapa
del algoritmo termina cuando todos los nodos en el MIS han sido marcados como revisados, es

decir M = @. Finalmente, los nodos en C forman el conjunto de nodos dominantes conectado.



Capitulo 4

Aproximaciones distribuidas

En este capitulo se presenta una introduccién a las redes moviles ad hoc (MANETs) y se
presenta un modelo matematico que permite el estudio de estas redes. También se habla de
algunos de los problemas bajo este contexto, enfatizando el problema de la diseminacién de
informacién. El problema de la diseminacion de informacion se plantea como un problema de
optimizacion llamado el problema del arbol de inundacién, que se describe en la seccion 4.1.2,
y que es equivalente al problema del conjunto dominante conectado. Por lo tanto, encontrar
soluciones para el problema del conjunto dominante conectado equivale a resolver el problema
de la diseminacion de informacién. Ya que tanto el problema del arbol de inundacién y el
problema del conjunto dominante conectado son NP-dificiles, entonces se hace uso de
algoritmos de aproximacion para resolver el problema. Finalmente se describen algunos de los

algoritmos de aproximacién distribuidos que construyen conjuntos dominantes conectados.

Redes moviles ad hoc

Las redes inaldmbricas constan de un conjunto de nodos que pueden comunicarse entre ellos
mediante canales inalambricos. Algunas redes de este tipo estan formadas por una red dorsal
alambrada y sélo el ultimo salto hacia un nodo de la red se realiza mediante un canal
inalambrico. En otro tipo de redes todos los canales son inalambricos, ejemplo de este tipo de

redes son las redes ad hoc.

Las redes ad hoc son sistemas auténomos conformadas por un conjunto de nodos moviles que
hacen uso de transmisiones inaldmbricas para comunicarse entre si. Los nodos en las redes ad
hoc forman una red sin una infraestructura fisica preestablecida, se auto-organizan, auto-

configuran, y auto-controlan. Por este motivo, establecer una red de este tipo en cualquier



lugar y en cualquier momento resulta sencillo y hasta econémico. Las redes ad hoc son
utilizadas por diferentes comunidades de usuarios, tales como investigadores, militares,

empresarios, estudiantes y también en servicios de emergencia.

Debido a su administracién descentralizada, en las redes moviles ad hoc (MANETs) es mucho
mas conveniente hacer uso de algoritmos distribuidos, ya que el tamafio de la red puede ser un
problema si se intenta hacer uso de algoritmos centralizados. Por ejemplo si hacemos uso de
alguno de los algoritmos vistos en el Capitulo 3 que construyen una red dorsal virtual, nos
enfrentariamos con el problema de que al menos un nodo debe conocer la informacién de la
topologia completa de la grafica, entonces el numero de mensajes que se requiere intercambiar
para lograr este objetivo puede crecer rapidamente dependiendo del tamafio de la red y peor
aun si los nodos son altamente moviles nos enfrentamos con el problema de que la

informacién que reciba el nodo acerca de los demds nodos pueda estar ya obsoleta.

Cada nodo en una red ad hoc actia como un ruteador, para lograr el intercambio de
informacién. Si un nodo fuente no puede enviar directamente un paquete a un nodo destino
debido a su rango de transmisién limitado, entonces el nodo fuente envia el paquete a nodos

intermedios y los nodos intermedios reenvian el paquete hacia el nodo destino.

Algunos de los algoritmos de ruteo mds importantes para redes mdviles ad hoc, tal como
AODV [24] y DSR [17] dependen de la técnica de inundacion (flooding) para diseminar
informacion a través de la cual se obtiene su informacion de ruteo. En esta técnica cada que un
nodo recibe por primera vez un paquete lo retransmite a todos sus nodos vecinos. Ya que es
muy probable que las sefiales se traslapen con otras en un drea geogrdfica, llevar a cabo la
retransmision de paquetes usando la técnica flooding resulta ser altamente costoso, ya que da
lugar a una alta redundancia de la informacion en cada nodo al recibir un paquete repetidas
veces por parte de sus vecinos, alta contencion ya que probablemente nodos retransmitiendo
estan muy cercanos unos de otros y mayor probabilidad de colisiones. Los problemas anteriores
de la técnica flooding son ahora conocidos como el problema de tormenta de transmision (the

broadcast storm problem) estudiado en [27].

En la siguiente seccidn se presenta el modelo matemadtico de las redes ad hoc que permite
hacer el anélisis para obtener el factor desempefio de los algoritmos de aproximacién en este

enfoque.



4.1.1. Modelo matematico de las redes ad hoc

Una red ad hoc se puede modelar con una grafica dindmica G (V', E’) , donde cada terminal
movil es representada por un vértice del conjunto J* y para cada par de nodos u ,

veV' , (u,v)EE" siy solo si los nodos u y v se encuentra dentro de su rango de
transmision uno del otro. Los conjuntos E’ y J' varian con el tiempo debido a que los
nodos en las redes ad hoc son méviles y por tanto su topologia es dindmica, ademds de que en
cualquier momento un nodo puede dejar de formar parte de la red, debido a que su bateria se

terminé por ejemplo.

Hasta hace algunos afios era comun modelar el rango de comunicacién de un nodo en una red
inalambrica como un disco centrado en el nodo con radio igual al radio de su rango de
transmisién. Cuando el rango es el mismo para todos los nodos la red tiene las propiedades de
una grdfica de discos unitarios (UDG, Unit Disk Graphs), donde existe una arista entre dos
nodos si y solo si la distancia entre ambos nodos es menor o igual a una unidad. Muchos de los
algoritmos CDC usan las propiedades de las UDGs para probar sus respectivas garantias de

desempefio.

Mads recientemente se estd utilizando otro tipo de graficas para modelar las redes ad hoc en
espacios de tres dimensiones [2, 3, 19, 31, 32], estas grdficas son llamadas grdficas de esferas
unitarias (UBG, Unit Ball Graphs), y llevan el estudio de las redes ad hoc un paso mas adelante

hacia la realidad.

Debido a que las UDGs son instancias especiales en las cuales la altura de los nodos es la
misma, todos los problemas que son NP-dificiles en UDGs también los son en UBGs. Por
supuesto, el problema de encontrar un conjunto dominante conectado minimo es también NP-

dificil en UBGs.
4.1.2 Arbol de inundacién 6ptimo en redes ad hoc

Cuando se requiere diseminar informacién a todos los nodos de la red ad hoc, el método mas
sencillo es hacer uso de la técnica de inundacién en la que cada nodo retransmite un paquete

la primera vez que le llega, pero como se vio en la seccién 4.1 resulta ser altamente costoso



[27]. La solucién a este problema es optimizar el nimero de retransmisiones que se hacen
para entregar un paquete a todos los nodos de la red, para lograr este objetivo se busca
construir un arbol tal que que el numero de nodos hojas sea maximo. Ya que los nodos del
arbol responsables de retransmitir los paquetes a diseminar por toda la red serian entonces los
nodos internos. Por lo tanto, el nimero de retransmisiones para diseminar un paquete es igual
al nimero de nodos internos del arbol. Encontrar este arbol es planteado como el problema

del drbol de inundacion optimo [21],
Definicion 6 Un drbol de inundacion es un drbol que cubre todos los nodos en una grdfica.

Definicion 7 Un drbol de inundacion dptimo es un drbol de inundacion con el costo minimo. EI
costo de un drbol de inundacion en una red ad hoc se define como el niimero de retransmisiones

para entregar un paquete a todos los nodos.

El problema del arbol de inundaciéon éptimo es el mismo que el problema del arbol de
expansion (Spanning Tree) con el maximo numero de hojas en una red cableada, el cual
maximiza el nimero de nodos hojas reduciendo de esta manera los enlaces requeridos para
inundar un paquete. Dada la informacion de la topologia completa de la red, un nodo podria
encontrar facilmente un arbol de expansion, sin embargo, en una red ad hoc no es una tarea

sencilla.

Lim y Kim [21] descubrieron que el problema del arbol de inundacién éptimo es similar al
problema del conjunto dominante conexo minimo (CDCM) y lo demostraron probando el

Teorema 5.

Teorema 5 Dado una grdfica G(V, E), sea T un drbol de inundacion éptimo de G y M un CDCM.
Entonces |T| = |M| o |T| = |M| + 1 donde |T| es el nimero de nodos internos en el drbol de

inundacién Ty |M| es el tamafio de M.

También, probaron el Teorema 6, mostrando asi que el problema del arbol de inundacién

optimo es NP-completo.
Teorema 6 El problema del drbol de inundacion éptimo es NP-completo

Ya que es dificil encontrar un arbol de inundacion 6ptimo, debemos intentar ofrecer soluciones
a través de uno de los tres diferentes enfoques vistos en la secciéon 3.1. A lo largo de las

siguientes secciones se analiza el funcionamiento de algunos de los algoritmos de aproximacion



distribuidos que construyen CDCs, o una red dorsal virtual (virtual backbone).

4.2. Algoritmo de Wan

En el trabajo de Wan et al. [28] se presenta un algoritmo de aproximacion distribuido para
calcular un CDC en UDGs, su factor de aproximacion es de a lo mas 8|opt| + 1, su
complejidad en el tiempo es O(n), y su complejidad de mensajes es O(n log n), donde n es el
numero de nodos y opt el tamafio de un CDCM. El algoritmo se ejecuta en tres etapas descritas

a continuacion.

» Etapa de seleccion de un lider, en esta etapa el algoritmo elige un nodo v como lider y
construye un drbol de expansidn con raiz en v. Para elegir a v se puede utilizar cualquier

estrategia de eleccién de un lider como la mostrada en [6].

» Etapa de cdlculo de nivel, en esta etapa cada nodo identifica el nivel en el que se
encuentra dentro del arbol. El nodo v comienza anunciando su nivel igual a 0, luego
cada nodo que recibe un mensaje por parte de su nodo padre dentro del arbol, calcula
su nivel incrementando en 1 el nivel anunciado por su padre y envia un mensaje
anunciando su propio nivel. Al final de esta etapa cada nodo conoce los niveles e

identificadores de sus vecinos.

* Etapa de coloreado, al comenzar esta etapa todos los nodos son marcados en blanco,
luego el nodo raiz v se marca en negro y transmite un mensaje DOMINADOR a sus

vecinos, entonces cada nodo actia de acuerdo a los siguientes criterios:

o Si un nodo blanco recibe un mensaje DOMINADOR por primera vez, se marca en

gris y transmite un mensaje DOMINADO.

o Cuando un nodo blanco recibe un mensaje DOMINADO de todos sus vecinos de

nivel inferior, se marca en negro y transmite un mensaje DOMINADOR.

© Cuando un nodo gris recibe un mensaje DOMINADOR por primera vez de alguno de
sus nodos hijos dentro del arbol, que nunca ha enviado un mensaje DOMINADO, se

marca en negro y transmite un mensaje DOMINADOR.

o Si un nodo negro tiene mas alto nivel que sus vecinos y todos sus vecinos son



negros, entonces se marca ahora en gris y transmite el mensaje DOMINADOR.

Al final de esta etapa, los nodos marcados en negro son los nodos que forman el CDC. Ya que
todos los nodos han sido marcados en gris o negro y cada nodo gris es adyacente a al menos
un nodo negro existe un conjunto dominante, y ya que entre cualesquiera dos nodos negros

existe un camino de nodos negros entonces los nodos negros forman un CDC.

4.3. Algoritmo de Li

Li et al. [20] presentaron un algoritmo de aproximacién llamado S-MIS, el algoritmo construye
CDCs en UDGs mediante la construccién de un conjunto independiente maximal en una
primera etapa y de un arbol de Steiner con un minimo numero de nodos de Steiner (ST-MSN,

Steiner tree with minimum number of Steiner nodes) en una segunda etapa.

El factor de aproximacién de este algoritmo es de (4.8 + In 5) |opt| + 1.2, el cual no se ha
podido mejorar hasta la fecha. El calculo del valor del factor de aproximacion se basa en el
Lema 1 de la seccidn 3.6 para el tamafio del MIS que es 3.8 |opt| + 1.2 y en el calculo del
valor del factor de aproximacién para el ST-MSN que es igual a (1 + In 5) |opt|. Por lo tanto,
el algoritmo S-MIS obtiene CDCs de tamafio acotado por (4.8 + In 5) |opt| + 1.2, donde |
opt| es el tamafio del CDCM.

Para construir el MIS de la primera etapa, se pueden utilizar alguna de las estrategias
mostradas en [4] o en [28]. La segunda etapa construye un CDC basado en el MIS, el cual
tiene todos sus nodos marcados en negro y los deméas nodos de la grafica estdn marcados en

gris. El funcionamiento del algoritmo para la segunda etapa es el siguiente:

Un componente negro-azul es un componente conexo de la subgrafica producida tinicamente
por los nodos negros y azules. Cada nodo azul o negro tiene un z-valor que indica el
componente negro al que pertenecen y cada nodo gris tiene dos valores, un y-valor que indica
el nimero de nodos negros adyacentes en diferentes componentes negro-azul y un segundo
valor que es su identificador. El nodo con el y-valor mds alto se toma como el de mayor peso.

En caso de empate se toma el identificador mds pequefio.

Un nodo gris u es adyacente a un componente negro-azul si es adyacente a un nodo negro del

componente y se dice que u compite con otro nodo gris v si u y v son adyacentes al mismo



componente negro-azul.

Un nodo gris u cambia su color a azul si y solo si u es clasificado como el de mayor peso de
todos sus competidores. Cada nodo gris conserva dos listas, la de sus competidores y una lista
negra. La lista negra contiene los nodos negros adyacentes con sus z-valores, la lista de sus

competidores contiene todos sus competidores y su lista negra.

1. Cuando un nodo u se marca en azul, todos sus componentes adyacentes se unen en un
unico componente y por tanto sus z-valores se igualan al enviar u un mensaje

UPDATE(u) a todos sus vecinos.

2. Cuando un nodo v recibe un mensaje UPDATE (u), actualiza su z-valor, envia un mensaje

COMPLETE(u) y pasa el UPDATE(u) a sus vecinos.

3. Cuando un nodo gris recibe un mensaje UPDATE(u) actualiza su lista negra y la lista de

sus competidores y envia un mensaje COMPLETE(u) a sus vecinos.

4.4. Algoritmo de Butenko y Ursulenko

Butenko y Ursulenko [3] propusieron un algoritmo de aproximacién con un factor constante
igual a 22, para calcular CDCs en UBGs. El algoritmo construye un MIS I, y durante el proceso
conecta los nodos que se van afadiendo a I con algunos vértices que se marcan como padres.
Al final del algoritmo se obtiene el CDC D que contiene todos los vértices en I y los vértices

marcados como padres. Este algoritmo consiste de tres etapas descritas a continuacion.

* Etapa de inicializacion, en esta etapa se selecciona un vértice r con el mayor grado de la
grafica y se afiade r a los conjuntos I y D. Los nodos en N(r) y r se marcan como

explorados.

* Etapa de construccion, en esta etapa se afiade a los conjuntos I y D un nodo x no
explorado de manera iterativa. El nodo x que se elige debe cumplir con ser adyacente a
por lo menos un nodo en el vecindario de los nodos explorados y debe tener el mayor
numero de vecinos no explorados. Para conservar la conectividad se afiade también un
nodo y en D. El nodo y elegido debe ser un vecino explorado de x, y de ser posible que
sea un nodo ya marcado como padre por algun otro nodo. Luego x marca a y como su

vértice padre. Esta etapa finaliza cuando ya no quedan nodos no explorados.



* Etapa de mejora, en esta ultima etapa se intenta reducir el tamafio del conjunto
dominante conectado. Esta etapa se ejecuta unicamente cuando todos los nodos padres
afiadidos a D en la etapa de construccién, son padres de un unico nodo en I. En este
caso se afiade a D un nodo u elegido del vecindario de I tal que u tenga el mayor
numero de vecinos en I y se eliminan de D todos los nodos padres de los nodos en I

adyacentes a u.

4.5. Algoritmo D-CDC-UBG de Kim

En el trabajo presentado por Kim et al. [19] se desarrollo un algoritmo de aproximacion
distribuido para calcular conjuntos dominantes conectados en graficas de esferas unitarias, el
algoritmo fue nombrado D-CDC-UBG y se originé a partir del algoritmo visto en la seccién 3.7
(es decir, misma estrategia voraz) presentado en el mismo trabajo y por tanto conserva el

mismo factor de aproximaciéon que es 14.937 |opt| + 1.083 [19].

D-CDC-UBG es un algoritmo de dos etapas, en la primera etapa obtiene un MIS de manera
distribuida mediante la ejecucion del algoritmo D-MIS-UBG que es un algoritmo de coloreado
simple y en la segunda etapa conecta los nodos del MIS afiadiendo algunos nodos y formando

de esta manera un CDC.

El algoritmo D-MIS-UBG comienza marcando todos los nodos en blanco luego de manera
iterativa marca un nodo blanco en negro y sus nodos vecinos en gris. Cuando el algoritmo
finaliza, el conjunto de nodos negros forman parte del MIS. El funcionamiento del algoritmo es

el siguiente:

1. Al inicio, para cada nodo de la red el algoritmo establece su conjunto de nodos hijos
igual al conjunto de sus vecinos. Luego, selecciona un nodo r con el maximo grado,
colorea r de negro y sus nodos hijos de gris. Para cada uno de sus nodos hijos x,

establece P(x) = r y elimina de C(x) a todos los nodos en N[r].

2. r transmite un mensaje ASK a todos los nodos blancos adyacentes a un nodos gris.
Cuando un nodo que no es blanco recibe el mensaje lo retransmite a sus nodos vecinos.
Cuando un nodo blanco x recibe el mensaje envia de regreso un mensaje REP(x, m(x)) a

r, donde m(x) es el numero de nodos blanco en N/[x].



3. Cuando un nodo x que no es blanco recibe mensajes REP de todos sus nodos hijos,

selecciona uno de sus nodos hijos y tal que m(y) sea mdximo, entonces guarda la
informacién de m(y) en m(x) y el identificador del nodo y en Index(x), y envia un

mensaje REP(x, m(x)) a su nodo padre.

Cuando el nodo raiz r recibe mensajes REP de todos sus nodos hijos, selecciona un nodo
x de sus hijos tal que m(x) sea maximo. Si m(x) = 0, entonces el conjunto de nodos
negros es un MIS y r finaliza D-MIS-UBG. De lo contrario, r envia un mensaje JOIN al

nodo x.

Cuando un nodo x recibe un mensaje JOIN, si x es gris, entonces retransmite el mensaje
al nodo en Index(x). Si x es blanco, entonces x se colorea de negro y todos sus nodos
hijos de color blancos se colorean de gris. x establece al nodo emisor del mensaje JOIN
como su padre, y cada nuevo nodo coloreado de gris establece a x como sus padre. Por
ultimo, todos los nodos n recién coloreados envian un mensaje DELETE a sus vecinos y
en caso de aplicar, los nodos que reciben el mensaje DELETE eliminan al nodo n del

conjunto de sus hijos. El algoritmo se repite desde el paso 2.

La segunda etapa tiene por objetivo colorear de azul los nodos que formardn parte del

conjunto dominante conectado. El CDC formado por el conjunto de nodos azules se basa en el

MIS obtenido por el algoritmo de la primera etapa. El funcionamiento de la segunda etapa se

describe a continuacion.

1.

Tras la ejecucion del algoritmo D-MIS-UBG, r transmite un mensaje IGNORE a todos los
nodos de la red. Cuando un nodo x recibe un mensaje IGNORE establece el conjunto de

nodos grises adyacentes a él como sus nodos hijos.

El nodo r se colorea en azul y todos sus nodo hijos establecen al nodo r como su padre y

eliminan del conjunto de sus nodos hijos a N[r].

r transmite un mensaje ASK a todos los nodos grises adyacentes a un nodo azul. Cuando
un nodo gris y recibe el mensaje envia de regreso un mensaje REP(y, b(y)), donde b(x)

es el numero de nodos negros adyacentes a y.

Cuando un nodo azul x recibe todos los mensaje REP de sus hijos, selecciona uno de sus

nodos hijos y tal que b(y) sea maximo, almacena el valor de b(y) en b(x) y guarda el



identificador del nodo y en Index(x). Entonces envia un mensaje REP(x, b(x)).

5. Cuando el nodo raiz r recibe todos los mensajes REP de sus nodos hijos, selecciona uno
de sus hijos x tal que b(x) sea maximo. Si b(x) = 0, entonces el conjunto de nodos
azules forma un CDC y el algoritmo finaliza, de lo contrario r envia un mensaje JOIN al

nodo x.

6. Cuando un nodo azul x recibe un mensaje JOIN, lo retransmite al nodo en Index(x). Si
el nodo x que recibe el mensaje JOIN es gris, entonces x se colorea de azul y el conjunto
de todos sus nodos vecinos negros también se colorea de azul. El nodo emisor del
mensaje JOIN que x recibid se establece como su padre y el conjunto de los vecinos de x
recién coloreados de azul establecen al nodo x como su padre. Por ultimo, todos los
nodos n recién coloreados de azul envian un mensaje DELETE a todos sus nodos vecinos

para que borren al nodo n de sus hijos, si aplica. El algoritmo se repite desde el paso 3.

4.6. Algoritmo PSCASTS de Das

En el trabajo realizado por Das et al. [8] se presenté un esquema de aproximacion llamado
PSCASTS (Pseudo-dominating Set Construction And Steiner Tree Spanning) que mejora el
tamafio del CDC formado por los algoritmos basados en la construccion de un MIS en una
primera etapa. Su factor de desempefio es de (4.8 + In (5))|opt| + 1.2 igual al mejor actual
reportado utilizando graficas de discos unitarios (UDG) y la mejor complejidad del tiempo que
es O(D), donde D es el diametro de la red. PSCASTS es un algoritmo distribuido iniciado por
multiples lideres, hace uso del grado de la gréfica e identifica CDCs no triviales y de tamafio
mas pequeflo, ain cuando la distribucién de los nodos sensores en la red sea uniforme o casi

uniforme.
Su caracteristicas principales son:

* La construccion de un conjunto seudo-dominante que logra un MIS de cardinalidad mas
pequeila, ya que se basa en la idea de que cualquiera par de dos nodos mas cercanos
dentro del MIS, pueden estar a lo mas tres saltos de distancia, a diferencia de los
anteriores algoritmos que construyen un MIS donde dos nodos mads cercanos estan a

exactamente dos saltos de distancia. Estos MIS con cardinalidad mds baja pueden



reducir efectivamente el tamafio de los CDCs.

* Una mejora en la construccion del arbol de Steiner para conectar los nodos en el
conjunto seudo-dominante, ya que permite remover nodos en el MIS formado si estos
llegan a ser redundantes, es decir si al eliminar el nodo MIS el conjunto dominante

sigue siendo conexo. PSCASTS se lleva a cabo en dos etapas
Etapa 1. Construccion de un conjunto seudo-dominante

En esta etapa se construye un conjunto seudo-dominante usando un algoritmo que se basa en
el grado y que tiene una complejidad lineal en el nimero de mensajes. Sea una grafica G = (V]

E).

1. Al inicio del algoritmo todos los nodos se marcan en blanco y cada nodo conoce uno-

vecindario y su dos-vecindario.

2. De manera iterativa se selecciona un nodo u que no este marcado en negro, mientras
el grado maximo en G sea mayor a 0. El nodo u debe cumplir con tener grado maximo

de todos los nodos en su uno-vecindario y dos-vecindario, si u existe entonces:
* El nodo blanco u se marca en negro.
* Se eliminan todos los nodos adyacentes a u y las aristas incidentes a ellos de G.

* Se actualiza el grado de los nodos restantes en G. En caso de empate al elegir a
u, se selecciona el nodo que al inicio tenia el mayor grado o bien el que tenga el

identificador menor.

3. Todos los nodos en G que no fueron eliminados, excepto los nodos marcados en negro,

Seé marcan en gris.

4. Todos los nodos marcado en negro y los marcados en gris se afiaden al conjunto

seudo-dominante.
Etapa 2. Mejora en la construccion de un drbol de Steiner

En esta etapa se construye un arbol de Steiner. Un arbol de Steiner para un subconjunto de
vértices I de una grafica, es un arbol que conecta todos los nodos en I usando un conjunto de
nodos Steiner formando asi un &rbol que abarca todos los nodos del conjunto seudo-

dominante. Al final de la etapa 2 los nodos marcados en negro, gris y azul forman el conjunto



dominante conexo.
1. Al inicio, todos los nodos marcados en negro o en gris forman un componente separado.

2. De manera iterativa se selecciona un nodo u fuera del conjunto seudo-dominante,
mientras todos los nodos marcados en negro y en gris se encuentren en componentes
distintos. El nodo u elegido debe cumplir con ser adyacente al mayor ntmero de
componentes separados. Si existe un empate, se selecciona el nodo de mayor grado o el

que tenga el identificador menor, entonces:
* Se marca u en azul.
* Se unen los componentes que conecta u en un solo componente.
3. Los componentes conectados forman el CDC.

4. Para cada nodo v marcado en gris, si v es adyacente a solo un conector del CDC o a dos

conectores adyacentes entre si entonces:
¢ FEl nodo v se marca de nuevo en blanco.

¢ Se elimina v del CDC.



Capitulo 5

Implementacion de los algoritmos

Este capitulo comienza con una breve introduccion en la seccién 5.1 del entorno de simulacion
NS2 utilizado para implementar los algoritmos. En la seccién 5.2 se habla acerca de los
modelos de propagacion y de la extension para NS2 del modelo Durkin, la cual nos permite
simular escenarios en espacios tridimensionales y obtener un analisis experimental de los
algoritmos mds realista. En la seccién 5.3 se presenta una serie de dificultades observadas
durante el andlisis de los algoritmos de aproximacién vistos en los capitulos 3 y 4. En la
seccion 5.4 se detallan algunas de las propuestas para mejorar el desempefio de los algoritmos
estudiados bajo el enfoque de una MANET y en la seccién 5.5 se presenta el algoritmo

propuesto que incluye las mejoras.
5.1 Entorno de simulacion NS2

NS2 es una herramienta de simulacién de eventos discretos de cdédigo abierto disefiado
especificamente para la investigacion en redes de computadoras. Sus principales usos son: la
implementacién de nuevos protocolos, la comparacién de diferentes protocolos bajo una serie
de métricas y la evaluacion del tréafico. En general, NS2 proporciona una manera de especificar
protocolos de red y simular sus comportamientos correspondientes. Una de las principales
ventajas de este simulador es su implementacion de los efectos de la capa fisica, la cual es muy
realista y por tanto nos permite tener resultados de las simulaciones méas cercanos a la
realidad. Este simulador es capaz de trabajar con un gran nimero de aplicaciones, modelos de

trafico, tipos y elementos de red.

NS2 consiste de dos lenguajes: C++ y una herramienta de lenguaje de comandos orientada a

objetos (OTcl, Object-oriented Tool Command). C++ define los mecanismos internos de la



simulacién (como es la implementacion detallada de los protocolos) y OTcl establece la
simulacién mediante la configuracion de los objetos asi como la programacion de los eventos

discretos (configura las simulaciones).

5.1.1. Redes ad hoc moviles en NS2

Debido a la ausencia de enlaces de comunicacion fisicos alambrados, todos los nodos de una
red inaldmbrica ad hoc son capaces de moverse libremente durante la simulacién. NS2
incorpora la comunicacién inaldmbrica y la movilidad de los nodos en los nodos regulares y

define un nuevo tipo de nodos llamados nodos méviles.

Los nodos mdviles son fundamentales para la simulacién, estos procesan y transmiten los
paquetes, lo que los convierte en uno de los componentes mds importantes para NS2 y para el

desarrollo de los algoritmos.
Proceso de configuracion de nodos mdviles
El proceso de creacién de nodos méviles consiste en dos pasos:

1. Configuracién del nodo movil. En este paso se almacena la informacién de

configuracion usando el comando:

ns node-config -<option> <value>
En la Tabla 5.1 se muestran las opciones disponibles y su respectivo valor. Una vez
configurados los nodos, el segundo paso consiste en crear los nodos mdviles, en lugar

de nodos regulares.

2. Construccion de un nodo mdvil. En este paso, se crea un nodo mévil usando la

sentencia

ns node



Opcion Descripcion

-adhocRouting  Tipo de protocolo (ej. AODV)

-11Type Tipo de capa de enlace (ej. LL)

-macType Tipo de control de acceso al medio (ej. Mac/802_11)

-ifqType Tipo de orden de administracién del buffer (ej. Queue/DropTail/PriQueue)
-ifglen Tamafio del buffer en paquetes (ej. cinco paquetes)

-antType Tipo de antena (ej. Antenna/OmniAntenna)

-propType Tipo de modelo de propagacion de radio (ej. Propagation/Durkins)
-phyType Tipo de interfaz de red (ej. Phy/WirelessPhy)

-channelType Tipo de canal (ej. Channel/WirelessChannel)

-topoInstance  Una instancia OTecl que identifica la topologia (ej. new Topology)

-agentTrace Traza a nivel de agente encendida o apagada (ON u OFF)
-routerTrace Traza a nivel de enrutamiento encendida o apagada (ON u OFF) k
-macTrace Traza a nivel MAC encendida o apagada (ON u OFF)

-movementTrace Traza de movimiento encendida o apagada (ON u OFF)

Tabla 5.1: Detalles de la configuracién de un nodo mévil.

5.1.2. Generadores de movilidad y de trafico

Para llevar a cabo las simulaciones de redes ad hoc moviles en NS2, se escribe un script en
OTcl que configura la simulacién y se crean dos archivos: un archivo con la descripcion del
movimiento de los nodos y uno que describe el trafico o patrén de comunicacion en la red.
Estos archivos se incluyen en el script OTcl que define la simulacién junto con la especificacion
de las caracteristicas de los nodos. El resultado de la simulacion es un archivo conocido como

traza donde quedan registrados todos los eventos que ocurrieron durante la simulacién.
Generador de movilidad

Existen dos formas para agregar movimiento a los nodos, la primera es que el usuario
introduzca de manera manual la posicién inicial y final del nodo, y la segunda forma es
especificar el movimiento de manera aleatoria. Para especificar de manera aleatoria el
movimiento, el modelo mas utilizado es el Random Waypoint, que se caracteriza por manejar

un tiempo de pausa.

Bajo el modelo Random Waypoint, al inicio de la simulacién todos los nodos comienzan en una



posicion inicial aleatoria dentro del drea de simulacién y permanecen estacionarios por un
tiempo de pausa, después cada nodo selecciona una posicion destino aleatoria y se mueve
hacia el destino a una velocidad aleatoria uniformemente distribuida. Una vez en la posicién
destino, el nodo espera otro tiempo de pausa, selecciona aleatoriamente otro destino y se
mueve hacia él, esto se repite hasta que la simulacién termina. Se escogio este modelo para las

simulaciones desarrolladas en esta tesis.

NS2 provee el generador de movilidad setdet que crea sentencias de movilidad deterministas.

Esta escrito en C++ y su ejecutable se encuentra en el directorio

~ns/indep-utils/cmu-sen-gen/setdest , donde ~ns es el directorio donde se instalo el simulador.
Existen dos versiones, la utilizada en esta tesis es la version 2 desarrollada en la Universidad

de Michigan.
El comando utilizado para generar el archivo con las sentencias de movilidad es el siguiente:

> ./setdest -v  <version> -n <num_nodes> -t <sim_time> -s
<speed_type> -m <min_speed> -M <max_speed> -P <pause_type> -p

<pause_time> -x <max_X> -y <max_y>}

Donde:

<version> es la version del generador de movimiento, en nuestro caso toma el valor 2.
<num_nodes> es el numero de nodos mdviles en la simulacion.

<sim_time> es el tiempo de simulacién.

<speed_type> es el tipo de velocidad empleada por los nodos, 1 para uniforme.
<min_speed> es la velocidad minima en metros/segundos.

<max_speed> es la velocidad maxima en metros/segundos.

<pause_type> es el tipo de pausa

<pause_time> es el tiempo de pausa en segundos.

<max_ x> dimensidén x del terreno en que se mueven los nodos, en metros.
<max_y> dimension y del terreno en que se mueven los nodos, en metros.

Generador de trafico



NS2 también proporciona otra utilidad independiente cbrgen.tcl escrita en Tcl, para crear
sentencias OTcl relacionadas al trafico. A diferencia del generador de movilidad, cbrgen.tcl es

un script que necesita ser invocado por el interprete ns de la siguiente manera:

> ns cbrgen.tcl -type <cbr 1lline tcp> -nn <num_nodes> -seed <seed>

-mc <max_conn> -r <rate>

Donde:

<cbr 1line tcp> eseltipo de trafico.

<num_nodes> es el numero de nodos mdviles en la simulacidn.
<seed> es una semilla aleatoria.

<max_conn> es el maximo numero de conexiones que seran generadas.
<rate> es la velocidad de transferencia en bps para trafico cbr.

Con la ayuda de esta herramienta se generd el trafico tipo cbr (constant bit rate) de
diseminacion de informacién empleado en las simulaciones para evaluar los algoritmos

implementados.

5.1.3. Archivos de traza

En el archivo de traza se registra la informacién de todos los eventos ocurridos durante el
tiempo de simulacién, por lo que es muy importante. Ya que a partir de éste se extrae toda la
informacién necesaria para obtener los resultados que nos ayudan a caracterizar los diferentes
algoritmos o protocolos. Existen dos formatos, el primero es conocido como el formato antiguo
y en éste la informacion estd resumida, el segundo es conocido como el formato nuevo y
aunque es mas complicado de leer, su ventaja es la amplia informaciéon que registra. Para

obtener los resultados en esta tesis se utilizo el formato nuevo.

Para activar el formato nuevo, es necesario escribir los siguientes comandos en nuestro script

OTcl:
ns_ trace-all <ch>

ns_ use-newtrace



Cada linea del archivo de traza inalambrica, generado al activar el formato nuevo, comienza
con el tipo de evento, que puede ser: (s) enviado, (r) recibido, (d) desechado o (f) reenviado. Y
enseguida una serie de etiquetas, cada una con su respectivo valor delante de ella. Las

etiquetas se clasifican de la siguiente manera:
Informacion general:

-t Tiempo

Informacion del nodo (-N}?):

-Ni  Identificador del nodo

-Nx  Coordenada x del nodo

-Ny  Coordenada Y del nodo

-Nz  Coordenada Z del nodo

-N1  Nivel de la traza: AGT}/RTR}/MAC}
-Nw Razoén

-Ne  Nivel de energia (por defecto = -1, no seguimiento del nivel de energia)
Informacion a nivel IP (-I}?):

-Is Fuente (dir. puerto)

-1d Destino (dir. puerto)

-It Tipo de paquete

-1 Tamafio del paquete

-If Identificador del flujo

-Ii Identificador unico (del paquete)

-Iv Tiempo de vida (TTI)

Siguiente salto (-H}?):

-Hs  Identificador de este nodo

-Hd Identificador del nodo del siguiente salto



Informacion a nivel MAC (-M}?):

-Ms  Direccién Ethernet fuente

-Md Direccion Ethernet destino

-Mt  Tipo Ethernet

-Ma Tiempo de transmision del paquete

Informacion de aplicacion-ARP (-P arp -P}?):

-Ps  Direccién IP fuente

-Pd  Direccion IP destino

-Pm  Direccién MAC fuente

-Pa Direccion MAC destino

-Po “REQUEST” o “REPLY”

Informacion de aplicacion-CBR (-P cbr -P}?)

-Pi  Numero de secuencia

-Pf  Numero de veces que el paquete a sido retransmitido
-Po Minimo numero de saltos para llegar al destino indicado
Informacion de aplicacion-TCP (-P tcp -P}?):

-Ps  Numero de secuencia

-Pa Numero de confirmacién

-Pf  Numero de veces que el paquete a sido retransmitido

-Po Minimo numero de saltos para llegar al destino indicado

5.2. Modelo de propagacion Durkin

Se utiliza un modelo de propagacién para predecir la potencia de la sefial recibida de cada
paquete. En la capa fisica de cada nodo inaldmbrico, hay un umbral de recepciéon. Cuando se

recibe un paquete, si la potencia de la sefial estd por debajo del umbral de recepcién, se marca



como un error y es desechado por la capa MAC. En NS2 se utilizan principalmente dos

modelos: (1)Free space y (2)Two ray ground reception.

En el primer modelo se asume que hay un tnico camino que es recto y directo, entre el emisor
y el receptor. En un canal de radio sefiales mdviles esto rara vez ocurre, por lo que el modelo
de propagacién Free Space en la mayoria de los casos es inadecuado. El segundo modelo es una
variacién del modelo Free-space, en este modelo se considera que existen dos rayos, uno
directo y otro indirecto, entre dos nodos. Se introduce una distancia cruce después de la cual
los rayos reflejados interfieren de manera destructiva con el rayo directo y reducen
drasticamente la fuerza del campo. Este modelo ofrece resultados mds precisos, para largas

distancias, que el modelo Free-Space.

Sin embargo, la propagacion de las radio sefiales en redes mdviles se lleva sobre terrenos
irregulares donde la sefial pueden sufrir desvanecimientos, atenuaciones, retardos,
interferencias o variaciones temporales, algunas de ellas debido a edificios, montafias, arboles,
etc. Por lo que, el terreno de simulacion debe tener en cuenta estas pérdidas en la ruta de
transmision entre el emisor y el receptor, ya que puede variar de una simple linea de visién a

una que esté severamente obstruida.

Con el fin de tener simulaciones mas realistas del desempeiio de las redes ad hoc en la vida
real, se decidié utilizar la extensién presentada en [11] para el simulador NS2, que
implementa el modelo de Durkin [10], que es un modelo que incorpora la naturaleza de la
propagacion sobre terrenos irregulares y las perdidas causadas por los obstaculos en el camino
de las radio sefiales, lo que permite realizar escenarios de simulacién mas realistas y analizar

la forma en el que las caracteristicas del terreno afectan al rendimiento de las redes ad hoc.

5.3. Dificultades en algoritmos de aproximacion para construir conjuntos
dominantes conectados

Los diferentes algoritmos vistos en los capitulos 3 y 4 proporcionan heuristicas utiles para
construir un conjunto dominante conectado. Sin embargo, hacen suposiciones poco realistas

que complican su aplicacidén en escenarios reales, tales como:

* Suponer que los nodos conocen la informacién completa de la topologia de la red.



* Asumir que el sistema de transmision en la capa de control de acceso al medio es
completamente confiable y por tanto que todos los mensaje son enviados y recibidos

correctamente.

* Suponer que todos los nodos saben en qué fase de la ejecucion del algoritmo se

encuentran.

* No considerar los posibles cambios en la topologia de la red durante la fase de

construcciéon del CDC y aun después de ésta.

Por ejemplo, para el primer punto se requiere de algunos nodos centralizados que actualicen
constantemente la informacién de la topologia o que cada nodo dé seguimiento a los demas
nodos de la red, lo cual por supuesto tiene un costo. Un ejemplo del segundo punto se da
cuando un nodo debe ser elegido como lider, pero para que esto ocurra el nodo debe recibir los
mensaje de consentimiento implicito o explicito de todos sus vecinos, y si alguno de estos

mensajes no llega entonces el proceso podria fallar.

En particular los algoritmos estudiados en [3] y [19], que construyen conjuntos dominantes
conectados en grdficas de discos unitarios de manera distribuida y que de aqui en adelante
llamaremos el algoritmo de Kim y el algoritmo de Butenko y Ursulenko, también asumen

algunos de los puntos anteriores.

Una de las suposiciones con mayor impacto al implementar estos algoritmos, es asumir que la
capa MAC es completamente fiable, ya que en ambos algoritmos existen etapas donde los
nodos dependen de recibir todos los mensajes de un conjunto de nodos en especifico para

disparar algun determinado evento.

Otro problema observado durante su estudio, es no considerar posibles cambios durante la
ejecucion del algoritmo. Ya que, atn teniendo velocidades sorprendentes en la transmision de
los paquetes, no se deja caer en el caso que durante la construccién del conjunto dominante
conectado la topologia cambia, ya sea por la movilidad de los nodos o por una bateria agotada.
Por lo tanto, de manera muy similar al caso anterior, los algoritmos caen en errores que
pueden llevar a que la ejecucion del algoritmo se detenga en espera de un paquete que no

llegara.

Los problemas anteriores observados son el motivo principal de desarrollar un algoritmo que



construya conjuntos dominantes conectados para tratar el problema de la diseminacion de
informacién, aplicando algunas técnicas que mejoren el desempeiio de los algoritmos ya
existentes. El algoritmo propuesto se debera probar en un simulador que realice los efectos de
la capa MAC de la manera mds realista posible, como lo es NS2, y debe tomar en cuenta los
problemas que se presentan en un red ad hoc movil, como lo es el cambio constante de la
topologia de la red. Y para hacer su andlisis atin mas realista, se utiliza el modelo de

propagacion Durkin en tres dimensiones como ocurre en la realidad.

Para utilizar el modelo Durkin manteniendo valido el factor de aproximacion de los algoritmos
implementados para su comparacion, incluyendo el algoritmo propuesto, es necesario tomar
aquellos algoritmos que hagan su anadlisis para obtener el valor de su factor de aproximacién
en 3 dimensiones. Por este motivo, los algoritmos de Kim y el de Butenko y Ursulenko fueron

escogidos para su implementacién y comparacion contra el algoritmo propuesto.

Ademads, también se lleva a cabo la implementacién del algoritmo de la técnica de inundacién

para su comparacién.

Técnicas propuestas para mejorar el desempeiio de los algoritmos de
aproximacion para CDC

Uno de los principales problemas en los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko, se
presenta cuando algin nodo espera un paquete de control de un conjunto especifico de otros
nodos, como respuesta a un paquete enviado previamente, y el paquete esperado no llega.
Puede ser que el paquete se haya perdido debido a fallas presentados en la capa MAC o por

que alguno o varios nodos cambiaron su posicion y por lo tanto también la topologia cambid.

El problema anterior se presenta en redes alambradas cuando un nodo envia un mensaje y
espera la confirmacién del mismo. La técnica que resuelve este problema es hacer uso de
temporizadores de tal forma que, si el paquete de confirmacién no llega antes de que expire el

temporizador, el emisor vuelve a enviar el mensaje.

La técnica del uso de temporizadores se propone para solucionar el problema de la espera de
un paquete de un conjunto de nodos. Pero se debe tomar en cuenta que una vez que el

temporizador expire la decisidon de reenviar el paquete y esperar por su respuesta no se debe



manejar al igual que en una red alambrada. Ya que si un nodo cambié su posicién o dejé de
formar parte de la red ad hoc, éste nunca respondera y por lo tanto el temporizador podria
expirar y reiniciarse una y otra vez. Las opciones son entonces, determinar un nimero de veces
que el temporizador se reinicie o, la primera vez que el temporizador expire dar por hecho que

el nodo ya no existe y no esperar mds por su paquete.

Cuando la topologia cambia durante la construccién del CDC el estado del nodo, que cambi6
su posiciéon o que ya no forma parte de la red, puede afectar la construccién virtual del CDC.
Por ejemplo, si en alguna de las etapas de los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko un
nodo marcado como parte del MIS o del CDC deja de formar parte de la red, sus nodos hijos
dejan de recibir los mensajes de control y los hijos de sus hijos, etc. esto puede llegar a afectar
la construccién del CDC, un ejemplo claro es si el nodo unia dos subconjuntos de la red. Por
ejemplo, en la Figura 5.1 para los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko si el nodo 6
(con C(6) = 8,9, 5y 4) en (a) deja de formar parte de la red, la topologia cambia como se
muestra en (b). Entonces los nodos hijos 8, 9, 5 y 4 dejan de recibir los paquetes del nodo
padre 6. Es claro que el nodo 3 podria continuar con la construccién del CDC, pero no lo hace

debido a que en los nodos hijos de 3 no esta el nodo 4.

Figura 5.1: La formacién del conjunto dominante conectado se ve afectada si un nodo cambia

su posicion o se desconecta de la grafica.

Para el caso en general, todo nodo que detecte cambios en la informacién de su vecindario
durante la construccién del CDC, debe tomar medidas dependiendo de su situacién. En el
ejemplo de la Figura 5.1 el nodo 4, al darse cuenta de que el nodo 6 ya no estd, debe colocar al
nodo 3 en su lugar y el nodo 3 incluirlo en el conjunto de sus nodos hijos, para que los

paquetes lleguen al nodo 4 y continuar la construccién del CDC.



Algunas de las medidas en el algoritmo propuesto, tomadas por los nodos al detectar un cambio

en la topologia por medio de la informacidn proporcionada por sus vecinos, son:

* Si un nodo x marcado en blanco detecta que tiene un nuevo vecino y negro o azul, se

marca en gris y marca al nodo y como su padre y el nodo y lo marca como su hijo.

* Si un nodo x marcado en blanco o gris detecta que todos sus vecinos son grises,
entonces se marca de negro si estd en la primer etapa del algoritmo o en azul si estd en

la segunda etapa.

* Siun nodo x gris detecta que el nodo marcado como padre ya no esta en sus vecinos y
existe algin otro nodo y negro o azul, marca a y como su padre y y lo marca como su
hijo

* Si un nodo x negro detecta que el nodo marcado como su padre ya no estd en sus
vecinos y sus vecinos siguen siendo todos grises, entonces informa a su vecino con
mayor id, para que se encargue de restablecer la relacion de padres e hijos y convertirse

en su nodo padre.

* Si un nodo x marcado en negro detecta que tiene un nuevo vecino y azul, se marca en
azul (si cubre a por lo menos un nodo) y marca al nodo y como su padre y el nodo y lo

marca como su hijo.

Durante el tiempo transcurrido entre dos ejecuciones del algoritmo, (dependiendo de como se
haya programado y que puede depender a su vez de la movilidad de la red) también se
presentan cambios en la topologia que detectan los nodos a través de sus vecinos. Durante
estos lapsos de tiempo es necesario reconstruir el conjunto dominante virtual en caso de que se
detecte que se ha desconectado. Un nodo detecta que se ha desconectado del conjunto
dominante cuando entre sus vecinos no existe alguno que forme parte del CDC, ya que todo
nodo debe tener al menos un vecino en el conjunto dominante, ain formando €l parte de éste

porque es conectado.

Bajo esta situacion, la unica alternativa es pedir a alguno de sus vecinos (que si tenga un
vecino que forme parte del conjunto) que forme parte del conjunto dominante para que le
puedan llegar los mensajes. Se elige al nodo con el mayor ntimero de identificacion, ya que asi

es mas probable que otros nodos también lo sugieran para formar parte del conjunto si se



presenta el caso. En la Figura 5.2 se muestra un ejemplo de esta situacién. En (a) se muestra la
topologia sin cambios, en (b) el nodo 1y 2 detectan que el nodo O ya no estd en sus vecinos, el
nodo 2 no tiene problemas ya que él sigue teniendo un nodo azul adyacente. Sin embargo el
nodo 1 debe pedirle al nodo 2 que se una al CDC para que los mensajes de diseminacién le
lleguen, en (c) se muestra la topologia después de que el nodo 2 se une al CDC. Obsérvese que
el nodo 0 puede decidir ya no formar parte del conjunto dominante porque ya no es necesario

en él.

@) (b) (©)

Figura 5.2: El nodo 2 se une al CDS para reconstruir el CDS virtual

Otra mejora que puede afectar el tamafio del conjunto dominante conectado es incluir algunos
nodos que ya no son necesarios para obtener el conjunto dominante conectado. Este caso se
presenta en los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko cuando se aflade un nodo x al CDC
y enseguida se afladen los nodos negros adyacentes a x, que forman parte del MIS. Se puede
dar el caso de que un nodo del MIS ya no cubra a algin otro nodo y por lo tanto ya no sea

necesario.

En este caso, la técnica consiste en que un nodo pueda decidir si forma parte o no del conjunto
dominante conectado, dependiendo de si cubre o no a algin otro nodo y de que cambie su
estado para que sea considerado en otra posible iteraciéon. En la Figura 5.3 se presenta un
pequefio ejemplo donde al aplicar la técnica anterior el tamafio del CDC se reduce, en (a) se le
pide al nodo O unirse al CDC, después de que se une al CDC (se colorea de azul) en (b), el
nodo negro 1 también deberia hacerlo, pero como ya no cubre a ningtin otro nodo entonces el

nodo 1 decide no unirse, cambia su estado y finalmente el CDC quedaria como en (c).



JOIN

(a) (b) (c)

Figura 5.3: Un nodo es capaz de decidir si se une o no al CDC, en base a la informacién de sus

vecinos.

5.5. Algoritmo propuesto

El algoritmo propuesto, calcula un conjunto dominante conectado en dos etapas. En la primera
etapa calcula un conjunto independiente maximal y en la segunda une los nodos del MIS
afadiendo otros nodos. Es un algoritmo distribuido que toma en cuenta los problemas
mencionados en la seccion 5.3, surgidos en el contexto de las MANETs, e implementa las
técnicas propuestas en la seccion 5.4. Su objetivo es construir un conjunto de nodos
dominantes de manera virtual de tal forma que estos nodos sean los encargados de
retransmitir los paquetes de diseminacidn, y de esta manera reducir el uso de los recursos en la
red. El algoritmo propuesto esta basado en los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko que
tienen factores de aproximacion de 14.937 lline opt lline + 1.083 y 22 lline opt lline

respectivamente.

Al inicio todos los nodos estan marcados en blanco, para un nodo estar marcado en blanco
significa que es un nodo que acaba de unirse a la red o que la ejecucién del algoritmo esta
esperando a comenzar. Conforme el algoritmo procede, un nodo se marca en negro si es
seleccionado para formar parte del conjunto independiente maximal y sus vecinos se marcan
en gris. Un nodo se marca en azul si es seleccionado para formar parte del conjunto dominante
conectado. Antes de que un nodo negro sea marcado en azul, el nodo decide si se une o no al
CDC de acuerdo a la informacién de sus vecinos, es decir si no cubre a ningin nodo no se
marca de azul. Ademas, de manera periddica en un nodo se ejecutan las rutinas de la seccién
5.4 que restablecen los caminos para continuar con la construccion virtual del CDC, en caso de

ser necesario.



Al final del algoritmo, el conjunto de nodos marcados en azul forma parte del conjunto
dominante conectado, los nodos en este conjunto son los encargados de retransmitir los
paquetes de diseminacion. Al igual que durante la construccién del CDC, durante el lapso
entre las ejecuciones del algoritmo, se ejecutan rutinas de reparacion del CDC para que un
nodo que se ha desconectado del CDC vuelva a conectarse y de esta manera reciba los

paquetes de diseminacion.

Parte 1: Algoritmo propuesto (inicio)

1 Todo nodo r establece ([x)+ N(x)

2 Se selecciona un nodo v con el grado mdximo como la raiz
s Color(r) +— negro

4 foreach v € '(r)) do

5 Color(x) + gris

6 Plr)+—r

T Cx) +— )\ N[

s end

o r envin un mensaje ASK

o v et temporizader TIMER_]

Parte 2: Algoritmo propuesto (rutina de un nodo 7 al recibir un mensaje)

1 switch Tipo de mensaje do

2 case DELETE

3 if (x # Plnodo_emisor)) then k
4 | ) — Cle) S {nodo_emisor } ’
5 end

8 end

7 case IGNORE

8 | Cla) — {y|Color(y) = gris}

8 end

1o case FIN

11 it (Color(x) = azul | then

12 | T reenwvio mensaje FIN

13 end

14 T e temporizader TEM PG

15 end

16 case ('OLOR

17 it (Etapa de efecucidn 7 1 AND Eltapa de ejecucion 7 2) then
18 | Color{ z) +— azul

18 end
20 end

end

=]
=




Parte 3: Algoritmo propuesto (rutina de un nodo + al recibir un mensaje)

1
2
3
4
k]
[
T
5

=]

11

switch Tipo de mensaje do
case ASK
it (Color(r) # Wanco) then
x reenvia el mensaje ASK a todo nodo en 1)
& dmicin temporizador TTMWER_L
end
else
T envia un mensaje HEP{r m(r)) de regreso a r, donde
m(r) es el nimero de nodos blancos en N[
end
end
case HEP{ym(y/)
it (Color(r) # Wanco) then
it (miy) = mir)) then
Index(x) +— y
mix) +— miy)
end
end
end
case JOIN
it (Color(r) # blanco) then
r reenvia el mensaje JOUN al nodo en [ndex(r)
end
else
Tolor(x) — negro
P(x) + emisor del mensaje JOIN
T envia un mensaje DELETE
toreach (y £ ('(x)) do
Clolor(y) + gris
Ply)+ =
y envia un mensaje DELETE
end
end
end
end




Parte 4: Algoritmo propuesto (rutina de un nodo 7 al recibir un mensaje)

m - 3 & & R R =

1n
11
12
L3
14
15
16
1T
L&
18
0
21
22
23
24
25
26
2T
28
28
a0
A1
32
33
HEY
i3
i

switch Tipo de mensaje do

case ASK_

if (Color(x) = azul ) then

T reenwvio mensaje ASK_

T indcin temporizador TTWERZ2
end

else

@s el nimero de nodos negros en N[r]
end
end
case HEP_ [y, bly))
it (Color(x) = azul | then
if (Wy) = b(x)) then
Inder(z) +— y
bx)y +— by
end
end
end
case J{HN_
it (Color(y) = azul | then
| x reenvia el mensaje JOIN_ al nodo en [ndex(r)
end
else
Color(x) + azul
Pi{x) +— gmisor del mensaje JOIN_
T envia mensaje DELETE
foreach (nodo negro y € Nix)) do
if {y cubre a por lo menos un nodo de o red) then
Clolor(y) +— azul
Plyl+x
y envia mensaje DELETE
end

end R}

end

end

end

7 envin mensaje REP_ (v bir)) de regreso a v, donde bx)



Parte 5 Algoritmo propuesto (rutina de un nodo 1 al expirar un temporizador)

1
]
&5
4
]
[H]
T
]

12

switch Tipo de temporizador do
case TIMER_]
it (= # r) then
| r envia mensaje REP(r.m(r)) al nodo en P(r)
end
else
if fm(r) = 0) then
roenwvina mensaje JGGNORE, finaliza la primer etapa
del algoritmo, el conjunto de nodos negros forma un
MISColor(r) + azul foreach {y & C(r)) do
Ply) 1
Cly) + Cly) \ V]
end
roenvia mensaje ASK_ v inicia temporizador TIMER 2
end
else
roenwvia mensaje JOIN al nodo en Jnder(r)
end
end
end
end

Parte 6: Algoritmo propuesto (rutina de un nodo r al expirar un temporizadaor)

1
2
3
4
]
1]
T
]

10
11
12
L&
14
15
16
1T

18
1
20

switch Tipo de temporizador do

case TIMER 2

if [+ # r) then

| = envia mensaje REP(r. b{r)) al nodo en P(r)

end

else

it (hir) = 0) then
v transmite mensaje FIN a través del CDC, finaliza
la segunda etapa del algoritmo, el conjunto de nodos

azules forma wn CDC
end

else
| r envic mensaje JOIN_ al nodo en Index(r)
end

end
end
ecase TIMERA
if vy e Clx), Color(y) # azul) then
T enwvin mensaje COLOKR a uno de los nodos en O'x)r

reinich temporizader THEA PG
end

end

end




5.6. Analisis del factor de aproximacion

El algoritmo presentado conserva el valor del factor de aproximacion calculado en [19]. El
factor de aproximacion se obtiene a partir de dos cotas superiores. La primera cota es para el
numero de nodos independientes en una esfera unitaria y la segunda para el nimero de nodos
que se afladen para conectar el conjunto independiente maximal en la segunda etapa del

algoritmo.
5.6.1. Cota superior del conjunto independiente maximal

La primera cota, es una cota superior mejorada para el numero de vértices en un conjunto
independiente maximal en términos del nimero de vértices en un conjunto dominante
conectado optimo. Para obtener el valor de la cota se considera cuantos nodos independientes
puede contener una esfera unitaria, se establece una cota superior para el niumero de nodos
independientes en dos esferas unitarias adyacentes y finalmente se demuestra, en base a lo

anterior, la cota superior para el nimero de vértices en el conjunto independiente maximal.
* Cota superior para el numero de nodos independientes en una esfera unitaria.

El valor de esta cota se basa en el problema acerca del numero de dsculos de Gregory-Newton
[33]. El nimero de dsculos k(Ss), es el nimero de esferas unitarias independientes que pueden
tocar simultdneamente la superficie de una esfera unitaria y en [16] se muestra que k(S3) =

12.
Lema 2 EIl numero de osculos k(S3) = 12
Del lema anterior se deduce el siguiente lema:

Lema 3 Para cualquier vértice u en una grdfica de esferas unitarias G, el vecindario N_G(u)

contiene a lo mds 12 vértices independientes.

* Cota superior para el numero de nodos independientes en dos esferas unitarias
adyacentes. Del lema 3, hay a los mds 24 nodos independientes en la unién de dos
esferas unitarias, usando la férmula de Euler se mejora esta cota superior a 22. La idea
bésica de la prueba es similar a la de derivar una cota superior para el problema del

numero de 6sculos en [33], donde primero se proyecta cada nodo independiente v;, con



i=12 ..,t, sobre la superficie de la unién de dos esferas unitarias ( B8,Y B, | con
centros u; y u, ),si v,€B, \ B, (respectivamente B, \ B, ). Luego se
une cada punto P; (punto de interseccién del radial, que va de #, o u, hacia

v, , con la superficie de la esfera) sobre la superficie de la unién de las dos esferas
para dividirla en piezas. Cada pieza es una \textit{cara}. Dibujando adecuadamente las
curvas, se puede obtener una cota inferior para las areas de cada cara, luego usando la
formula de Euler t + f- e = 2, donde ¢, f y e son el nimero de vértices, caras y aristas
respectivamente, se obtiene una cota superior para el nimero de vértices en la unioén de
dos esferas unitarias. Por otra parte, ya que los vértice Vv,s son independientes,
podemos ver que para cualquier par de enteros distintos i yj, (P, P;)>1 | es decir

P;s  son también independientes.

Para dividir la superficie de B,U B, se establece una curva entre cualquiera dos
puntos P, y P, cuya distancia este entre 1y 3arccos(1/7)/m . La interseccién de
B, 'y B, es un circulo denotado por L. Para establecer una curva entre P, y

P, se tiene dos casos:

Figura 5.4: Union de dos puntos sobre la superficie de la misma esfera.

o Caso 1. Si P, y P, se encuentran sobre la superficie de la misma esfera, se
unen mediante un arco geodésico [. Si | no se encuentra totalmente sobre la
superficie de B, y B, , entonces [ cruza [ en dos puntos ¢, y O, como se
muestra en la Figura 5.4. Entonces la curva que une P; y P, se compone de la

union de tres arcos lp; q1, lo1, @2 V Loz, ;-

o Caso2.Si P, y P, seencuentran sobre las superficies de diferentes esferas unitarias,

sea II el plano que forman los puntos 7, , P, y O, ,donde O, es el punto medio



del segmento de linea entre u, y u, . Entonces // cruza con el circulo [ en dos
puntos, sea Q el que estd mds cercaa P, y P; .Unimos P, y P, a Q mediante
un arco geodésico Iy, q Y log » como se muestra en la Figura 5.5. La curva que une

P,y P, esta compuesta de la unién de Iy, q y lo » . Las curvas dibujadas no se

cruzan entre Si.

Ahora se obtiene una cota inferior para el drea de las caras formadas sobre la superficie
de las esferas. Una k-cara es una cara S acotada por k curvas y A(S) el drea de la cara S.
Sea 4, el drea minima de una k-cara regular (una cara que esta completamente sobre
la superficie de una esfera unitaria) y A, el 4rea minima de una cara irregular (una
cara que esta sobre la superficie de dos esferas). Una k-cara cuyo limite esta acotado

por [ como en el Caso 1 se considera como una cara irregular.

Lema 4 Para caras regulares de la grdfica obtenida anteriormente, A;=0.5512
A4,=13338 . A,=2.2261 .. En generdl,
A,>(k—2)4, (5.1)

Para caras irregulares, A4,=0.4076 e A4,=0.9949 e A,=1.8732 .... En general,
A, =(k=2)4; parak =345, .. (5.2)

Los valores para las dreas 4,s se encuentran en [33] y también las posiciones para las

k- caras y los valores para las areas A S en [19].
Lema 5 El niimero de nodos independientes en (B, U B,)\(B,NB,) es a lo mds de 20.

La prueba de este Lema es equivalente a mostrar que /<20 .Sea /, el nimero de i-
caras (incluyendo caras regulares e irregulares), y f, el numero de i-caras irregulares

que pasan por L.
De la formula de Euler y el teorema de Handshaking [25],
2t—4=2e-2f
=3f,+4f , +5F+... = 2(f+ f,+ /s+...) (5.3)
= £, +26,+3f +...

Del lema 4 y de 5.3, tenemos que:



67[2A3(f3_f3)+1213.};3_{_A4<f4_f4)+/I4J;4+A5(.f5_f~5)+A5f5+'”
> Ay( f3+ 26,435+ )= (A= A) (f5+2 f4+3 fs+.)
= A, (2t—4)—(As— A,) ( f542 fo+...). (5.4)

donde 6m es una cota superior para el drea de la superficie de (B,UB,) . La
ecuacién significa que si se encuentra una cota superior de f 32 f 4t... , se puede

conseguir el maximo valor de t.

Primero se asume que cada cara irregular es una 3-cara. Sean S,=P P,P, y

S,=P,P;P, dos 3-caras talque el arco comun £F,P; pasa por L . Entonces la
proyeccién de S,U S, sobre [ tiene longitud de arco de al menos 0.8744 [19]. Ya que
la longitud de arco de les 3n ,y 3m/0.8744=6.223 , existen a lo mas seis pares de
3-caras. Por lo tanto, f;<13 y sustituyendo en 5.4 se obtiene que 7<20.792 . Ya que
t es un entero, se tiene que ?=<20 . En general cualquier i-cara, con i>3 , se puede
dividir en algunas j-caras regulares con &drea de al menos 4; y algunas 3-caras
irregulares con area de al menos A, . Ademds, la proyeccion de una nueva 3-cara
irregular asi obtenida sobre [ ocupa una longitud de arco no menor que la que una
original 3-cara irregular lo hace. Por lo tanto, por un argumento similar al anterior,

tenemos que <20 [19].

Lema 6 El numero de nodos independientes en la union de dos esferas unitarias
adyacentes es a lo mds 22.

Sean B, , B, dos esferas unitarias adyacentes. Supongamos que /={v,....v,| es el

conjunto de nodos independientes en B,U B, . Si B, (1B, contiene al menos dos
v.s , entonces, por el Lema 3, s<2X12—-2=22 y ya estd. Por lo tanto, supongamos
que B /NB, contiene a lo mds un v,;s . De acuerdo con el Lema 5,

(B,U B,)\(B,NB,) contiene alomas 20v,s y s<20+1=21

El siguiente resultado es una cota superior para el numero de nodos independientes en
una grafica de esferas unitarias en términos de un conjunto dominante conectado
optimo.

Teorema 7 Sea M un conjunto independiente maximal de una grdfica de esferas unitarias



G. Entonces |M|<10.917OPT .,x+1.083 | donde OPT ., es el nimero de vértices en un

conjunto dominante conectado optimo de G.

Sea C un conjunto dominante conectado de G con |C|=OPT s y G[C] la subgrafica de
G formada por C. Del Lema 2 se deduce que G[C] tiene un arbol de expansién minimo T
con grado maximo de a lo més 12. Se muestra que hay a lo mas 10.917|7|+1.083
nodos independientes en el vecindario de T por induccién en |7| .Cuando |7|=102
, la afirmacién es verdadera por los Lemas 3 y 6. Supongamos que |7|>3 . Como T es

un arbol existe un nodo interno v que es adyacente a maximo un nodo interno.

Sea u el vecino interno de v o la raiz de T. Supongamos que X, .., %, (k<I1) es el
conjunto de vecinos hojas de v. Entonces, 7'=T7—{v,x,...x,/ es un arbol de

—{v,xl,.--,xk}] que es una grafica de esferas unitarias

expansién minimo de G[C
formada por todos los nodos en C—{v,x,...,x,| .Ademads el grado méaximo de T' es 12
ya que, como T es un drbol de expansién minimo con grado maximo de 12, T' también
es un arbol de expansiéon de G[C—{v,x, ...x.|| con grado maximo de 12.
Supongamos que T' no es un arbol de expansién minimo. Entonces debe haber otro
arbol de expansién minimo T". Ahora, 7T "+{uv,vx, ...,vx,| es un arbol de expansion

de G[C] con peso menor a T, lo cual contradice la hipétesis de T es un arbol de

expansién minimo.

Por hipétesis inductiva, hay a lo més 10.917(|7|—k—1)+1.083 nodos independientes
en el vecindario de |7|—{v.x,...x, . Por otra parte, por el Lema 3, para cualquier
nodo x,(1<i<k) | hay a lo m4s 11 nodos independientes en su vecindario, también
independientes de v y por el Lema 6 el vecindario de v y X, contienen a lo mds 21

nodos independientes también independientes de u. Por lo tanto, hay a lo mas
10.917(|T|—k—1)+1.083+21+11 (k—1)
=10.917|T|+1.083+0.083k—0.917

<10.917|7T|+1.083

nodos independientes en el vecindario de T.



5.6.2. Cota superior del numero de nodos afiadidos para conectar el conjunto
independiente maximal

Una vez que se tiene la primera cota superior para el nimero de nodos independientes en
términos del conjunto dominante conectado 6ptimo, se calcula la segunda cota para el nimero
de nodos afiadidos que conectan el conjunto independiente maximal calculado, también en

términos del conjunto dominante conectado éptimo.
Lema 7 Para cualquier nodo u € G, N(u) contiene a lo mds 12 nodos independientes.
Ya que G es una grafica de esferas unitarias, lo anterior es cierto por el Lema 3.

Lema 8 Después de que la primera etapa del algoritmo finaliza, |C\M|<4.02|OPT .| , donde

OPT s es un conjunto dominante éptimo de G.

Para probar el lema anterior, supongamos que OPT,s=[x, X,..,x,/ , que es un conjunto

dominante éptimo de G. Sea

o S=EJUNNOPT o) parai=1,y

e 5=l U(N (5NOPT( NUTLS ) parai <=t
Entonces, (S,S,...S,] forma una particién de V(G).

Consideremos el siguiente sistema de ponderacion. Es decir, cuando se selecciona un nodo v y

vium ,.c aC, acada nodo del conjunto independiente maximal x en M, - sele

se afiade
asigna un peso w(x)=1/[Mv,C| . Obsérvese que si C no es un conjunto independiente

maximal, entonces, tenemos que M, />0 . Ademds,
ZVS, erMms, w (x)

es la cota superior de |C\M | del algoritmo.

Ahora, se muestra que para cada i, erme<x>s4.02 . Se denota a,=(M,NS)\C, |
donde C; es el conjunto C después de la j-ésima iteracién, y C,=(7| es el conjunto inicial.
Supongamos que /., es el primer indice de la iteracion después de la cual todos los nodos de

M,NS, se incluyen en C. Por lo tanto, a,>0 para j=0,1,..,j,—1 y a,=0 | Para

simplificar la declaracién, se asume «; ,—a;>0 para j=1,2,...,/, . Después de la primera



iteracion, el numero de nodos del conjunto independiente maximal que reciben pesos es

a,—a, y el peso asignado a cada nodo es a lo mds 1/(¢,—a,) .Yaque a,—a,>0 | algunos
nodos del conjunto independiente maximal en M ;NS se afiaden a C en la primera iteracién.
Por lo tanto, antes de la j-ésima iteracién para j€(2,3,.../.] , x, es adyacente a C.

Mediante la estrategia voraz, vemos que |M v/,c/4|2|M ..c.| , donde v, es el nodo elegido,

que no esta en el conjunto independiente maximal, en la j-ésima iteraciéon por el algoritmo.
Después de la j-ésima iteracién, «, ,—da; nodos de M NS, reciben pesosy el peso asignado

acadanodoes U/|M, . [<1/|[M . [=1la,, . Porlo tanto,

1 Je 1
ZxEMUmSIW(x)S (ao—a1)+z —(a_/.fl—i-a_/.)

_ =2
ay—a, I=ma;

Como se asumié que a, —a,>0 para cualquier j=1,2,...,/, , el nimero de nodos del
conjunto independiente maximal en (M NS)\C, | estrictamente disminuye en cada
iteracion. Por lo tanto, por el Lema 7, /.=<12 y el segundo término a la derecha de la

expresion estd acotada por H(11), donde H es la funcién armoénica. Por lo tanto, tenemos que
> w(x)<1+H(11)<4.02
YEMNS,

Teorema 8 El tamafio del conjunto de nodos C generado por el algoritmo no es de mds de

14.937|OPT (5| +1.083 | donde OPT .y es un conjunto dominante conectado éptimo de G y
|0PT(‘DS|:Z .

Por el Teorema 7, |M,|<10.917|OPT,s|+1.083 |y el Lema 8, el algoritmo afiade a lo mds

4.02|OPT (] para conectar los nodos en M . Por lo tanto,

t
|C|:Zi:1 er/v/m 5, W<x>+|MO|
<4.02t+10.917|OPT ,|+1.083

<14.937|OPT g +1.083



Capitulo 6

Analisis experimental

Este capitulo comienza con una descripcién en la secciéon 6.1 de las métricas utilizadas para
evaluar los resultados de las simulaciones para poder asi describir el desempefio de los
algoritmos de diseminacion de informacion bajo el contexto de las MANETs 3D. En la seccién
6.2 se presentan los diferentes escenarios considerados en las simulaciones. Por ultimo, en la

seccién 6.3 se muestran los resultados obtenidos de manera grafica.
6.1. Métricas para la evaluacion del desempeifio

Para comparar el desempefio del algoritmo propuesto para el cédlculo de conjuntos dominantes

conexos se usaron las siguientes métricas de comparacién del desempefio de un protocolo.
6.1.1. Relacion de entrega de paquetes

La relaciéon de entrega de paquetes (packet delivery ratio), corresponde al valor porcentual de
paquetes exitosamente recibidos por los nodos destino. Se calcula dividiendo el nimero de
paquetes recibidos entre el nimero de paquetes que debieron ser recibidos. Esta métrica nos

indica que tan eficaz es el algoritmo o protocolo.
6.1.2. Retardo de extremo a extremo

El retardo de extremo a extremo (end to end delay), se define como la media de la diferencia
de tiempo transcurrida entre el instante en que se generan los paquetes y el momento en que

llegan a su destino.

Por lo tanto, el retardo de extremo a extremo incluye todos los retrasos de la red, tal como el



tiempo de transmision, los retrasos provocados por las actividades del trafico, el espacio en
colas. Por ejemplo, puede ocurrir que los paquetes tomen mucho tiempo en llegar a su destino
debido a largas colas en algunos o en todos los nodos intermedios por los que pueda pasar el

paquete.

6.1.3. Sobrecarga total

La sobrecarga total (total overhead), es el numero total de paquetes enviados, es decir, es la
suma de la sobrecarga de control y la sobrecarga de datos. Esta métrica nos indica la eficiencia

del protocolo.
Sobrecarga de control

La sobrecarga de control (control overhead), es el numero total de paquetes de control

enviados.

Ya que la cantidad de trafico de control incrementa conforme la red crece, la sobrecarga de
control se vuelve una importante medida de la escalabilidad del protocolo y por lo tanto de la

red.
Sobrecarga de datos

La sobrecarga de datos (data overhead), es el numero total de paquetes de datos enviados.

6.2. Escenarios de simulacion

Para llevar a cabo la simulacién de los algoritmos se realizaron diferentes tipos de escenarios.
En el primer tipo de escenario, cuyos pardmetros y su respectivo valor se muestran en la Tabla
6.1, se varia el numero de nodos y el drea de simulacion, como se muestra en la siguiente lista,
manteniendo asi la densidad con el fin de medir la escalabilidad de la red, es decir, medir el

desempefio a medida que la red se vuelve cada vez mds grande.
* 25 nodos, area de simulacién de 750m X 750m X 200m
* 50 nodos, area de simulacion de 1000m X 1000m X 200m

e 100 nodos, area de simulacién de 1500m X 1500m X 200m



Parametro

Valor

Numero de nodos

[25, 50, 100]

,
Area de simulacién

[750m x 750m x 200m,
1000m x 1000m x 200m,
1500m x 1500m x 200m)]

Tiempo de simulacion

100s

Posicién inicial de los nodos

Aleatoria

ango de transmision
Rango de transmisic

250m

Modelo de propagacion

Durkin

Tipo de trafico

cbr

Tabla 6.1: Escenario nodos estaticos.

Para el segundo tipo de escenario se fijé el nimero de nodos y el area de simulacién, en este

caso lo que se varia es el tiempo de pausa de los nodos. El objetivo en este tipo de escenario es

evaluar el desempefio de la red a medida que los nodos son mas movedizos. Los parametros y

su respectivo valor se muestran en la Tabla 6.2.

Para cada uno de los experimentos se deja un tiempo de la simulacidn para que los algoritmos

que calculan el conjunto dominante, incluyendo el algoritmo propuesto, converjan. Luego, en

lo que resta del tiempo de simulacién, en cada segundo se toma una fuente al azar para que

genere paquetes de diseminacién. En el caso de los escenarios con nodos dindmicos, para cada

experimento el algoritmo que calcula el conjunto dominante se inicia de manera periodica.

En el tercer tipo de

Parametro

Valor

Numero de nodos

50

Area de simulacién

1000m x 1000m x 200m

Tiempo de simulacion

100s

Posicién inicial de los nodos

Aleatoria

Rango de transmisién

250m

Modelo de propagacion

Durkin

Modelo de movilidad

Random Waypoint

Tiempo de pausa

[0s, 3s, 9s, 27s]

Velocidad minima

lm/s

Velocidad maxima

20m/s

Tipo de tréfico

chr

Tabla 6.2: Escenario nodos dindmicos.



escenario se varia el numero de paquetes de diseminacién por segundo. El objetivo es observar
mejor los efectos adversos de la fuerza bruta usada en el algoritmo de inundacién. Los

pardmetros y su respectivo valor se muestran en la Tabla 6.3.

Para este experimento se deja un tiempo de la simulaciéon para que el algoritmo propuesto
converja. Luego, en lo que resta del tiempo de simulaciéon, en cada segundo se toman
respectivamente dos, cuatro, ocho, dieciséis y treinta y dos fuentes al azar para que generen

paquetes de diseminacion.

Parametro Valor

Nimero de nodos 50

Area de simulacién 1000m x 1000m x 200m
Tiempo de simulacién 100s

Posicién inicial de los nodos Aleatoria

Rango de transmisién 250m

Modelo de propagacion Durkin

Modelo de movilidad Random Waypoint
Tiempo de pausa 9s

Velocidad minima Im/s

Velocidad maxima 20m/s *

Paquetes de diseminacién por segundo  [2, 4, 8, 16, 32]

Tipo de trafico chr

Tabla 6.3: Escenario con variacion en el niimero de paquetes de diseminacion.

6.3. Resultados de la simulacion

A continuacion se presentan las diferentes graficas obtenidas de la informacién extraida de los
archivos de trazas, generados por el simulador a partir de los escenarios mostrados en la

seccidon anterior.

6.3.1 Escenarios con nodos estaticos

Relacion de entrega de paquetes



La graficas mostradas para la métrica relacion de entrega de paquetes son de las mas
importantes, ya que nos hablan de la calidad de conjunto dominante construido por cada uno
de los algoritmos en comparacién. Es decir, entre mayor sea la cantidad de paquetes
entregados, significa que el conjunto dominante construido cubre la mayor cantidad de nodos.
Aunque también se debe tomar en cuenta que debido a las pérdidas de paquetes a causa de las

diferentes razones bajo el contexto de las MANETSs esta medida puede verse afectada.

Lo que nos dice la grafica de la Figura 6.1 es que para el algoritmo propuesto se tiene un
porcentaje de alrededor del 95% de paquetes entregados sin variar mucho a medida que la red
crece. En comparacion de los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko, en los que el
desempefio decae a medida que se aumenta el numero de nodos, el algoritmo tiene una
mejora indudable ya que logra mantenerse casi constante en su relacién de entrega de

paquetes.

Observamos también que el algoritmo de inundacion mostré un desempefio mejor que el
algoritmo propuesto, lo cual es un resultado esperado debido a su alta redundancia en el
cubrimiento de un nodo, este hecho se ve reflejado como negativo en las graficas de

sobrecarga de paquetes de datos.

El intervalo de confianza con probabilidad del 90% afirma el mejor desempefio respecto a los
algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko, exceptuando para el caso con menor numero de
nodos, que es de 25, ya que los intervalos tienen un cruce lo que indica que en este caso los
resultados pueden llegar a ser iguales, es decir, que pueden tener un porcentaje con el mismo

valor de paquetes entregados.
Retardo de extremo a extremo

Para observar el comportamiento de esta métrica fue necesario reportarla en mds de una
grafica, una para cada distinto numero de nodos en la red. El objetivo es ver y comparar el
retardo seglin el nimero de saltos que el paquete dio para llegar a su destino. Esto es debido a
que, como se observo en la grdfica de la Figura 6.1 que muestra la relacidon de entrega de
paquetes, los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko tienen un porcentaje menor en
paquetes entregados, lo que implica que muchos de los paquetes dan solo unos pocos saltos ya
que si diesen todos los saltos correspondientes los paquetes llegarian a todos los nodos. Bajo

este hecho el retardo de los paquetes, ya que dan un menor nimero de saltos, es menor a que



si diesen mds saltos, por lo cual para obtener una adecuada comparacidn es necesario reportar

el retardo segtin el numero de saltos que dieron los paquetes.

Relacion de entrega de paquetes
PDR (Packet Delivery Ratio)
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Figura 6.1: Relacion de entrega de paquetes en escenarios estaticos.

Las gréficas de las Figuras 6.2, 6.3 y 6.4 para 25, 50 y 100 nodos respectivamente, muestran
un comportamiento similar en cuanto al retardo para los algoritmos de Kim, de Butenko y

Ursulenko y el algoritmo propuesto.

El algoritmo de inundacién, igualmente para todas los casos, muestra un retardo menor. Este
hecho también es esperado ya que, al retransmitir todos los nodos, se espera que un nodo
reciba por primera vez un paquete proveniente del camino con menor costo, ya sea por

distancia o por trafico de la red y por lo tanto con menor retardo.

También, las graficas de las Figuras 6.3 y 6.4 nos permiten reafirmar que los paquetes
entregados en los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko dan un menor numero de saltos

en comparacién con el algoritmo propuesto.
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Figura 6.2: Retardo de extremo a extremo en escenarios estaticos de 25 nodos.

Retardo de extremo a extremo
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Figura 6.3: Retardo de extremo a extremo en escenarios estaticos de 50 nodos.



Retardo de extremo a extremo
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Figura 6.4: Retardo de extremo a extremo en escenarios estaticos de 100 nodos.

Sobrecarga total

Como ya se ha mencionado, los algoritmos de Kim, y de Butenko y Ursulenko muestran en la
gréafica de la Figura 6.1 un porcentaje de entrega de paquetes que disminuye a medida que la
red crece, lo cual es desfavorable. Lo anterior nos permite obviar que la sobrecarga de
paquetes, tanto de datos como de control, serd menor que la sobrecarga de paquetes del
algoritmo propuesto. Las graficas de las Figuras 6.5, 6.7 y 6.6 afirman que el algoritmo
propuesto tiene una mayor sobrecarga de paquetes en comparacién con los algoritmos de Kim

y de Butenko y Ursulenko.

Otro resultado de suma importancia es la diferencia de sobrecarga de paquetes entre el
algoritmo de inundacién y el algoritmo propuesto, la cual es menor en el algoritmo propuesto.
Ya que es en estas graficas, que muestran la sobrecarga de paquetes, donde se nota el hecho de
que el uso de la técnica de inundacién resulta ser costosa debido al niimero de transmisiones de
paquetes que realiza. Y es por este motivo que decidimos usar algoritmos de aproximacién que
disminuyan el costo que tiene llevar a cabo la técnica de inundacion, con el fin de mejorar el

desempeio de las MANETSs bajo el problema de la diseminacién de informacion.



En la gréfica de la Figura 6.5 se muestra la sobrecarga total de paquetes. En el caso del
algoritmo de inundacion se trata unicamente de paquetes de datos, ya que esta técnica no
requiere de ningun paquete de control, y en el caso del algoritmo propuesto lo que se refleja es
la suma de los paquetes de datos y los paquetes de control, estos ultimos necesarios para

formar el conjunto dominante y mantener la conectividad virtual de este conjunto.
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Figura 6.5: Sobrecarga total en escenarios estaticos.

* Sobrecarga de datos

La gréfica de la Figura 6.6 muestra la gran diferencia en el nimero de retransmisiones
de paquetes de diseminacion entre la técnica de inundacién y algun algoritmo de
aproximacién mds eficiente para el mismo objetivo, diseminar informacién. En este caso
el algoritmo propuesto seria el algoritmo eficiente ya que, con una mucho menor
cantidad de paquetes de datos, logra un porcentaje de alrededor del 95% de entrega de

paquetes.
* Sobrecarga de control

La gréfica de la Figura 6.7 muestra la cantidad de paquetes de control utilizados por

cada uno de los algoritmos comparados. Sin embargo, después de considerar que los



algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko tienen un bajo porcentaje de entrega de
paquetes, nos damos cuenta que el resultado mostrado en la grafica no refleja el
numero de paquetes real para formar un conjunto dominante por cada uno de estos
algoritmos. Finalmente, tomando en cuenta este hecho, la comparacion en esta grafica

pierde sentido.
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Figura 6.6: Sobrecarga de datos en escenarios estaticos.

6.3.2. Escenarios con nodos dinamicos

Relacion de entrega de paquetes

Al igual que en la grafica de la Figura 6.1, que muestra los resultados a medida que la red
crece, la grdfica de la Figura 6.8 en escenarios con nodos méviles muestra un desempefio
mejor para el algoritmo propuesto en cuanto a porcentaje de paquetes entregados, con una baja
de alrededor del 10% de paquetes entregados cuando los nodos son completamente mdviles,
esto es, cuando el tiempo de pausa es cero, que es el peor de los casos en cuanto a movilidad.
Para los demads casos, en cuanto a tiempo de pausa, el algoritmo se mantiene casi constante en

su desempefio. Y con respecto al algoritmo de inundacidon sucede lo mismo que para los



escenarios estdticos, se observa que tiene un mejor desempefio debido a su alta redundancia
en el cubrimiento de un nodo, hecho que se ve reflejado como negativo en las gréficas que

muestran la sobrecarga de datos.

El intervalo de confianza con probabilidad del 90% afirma el mejor desempefio respecto a los

algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko.
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Figura 6.7: Sobrecarga de control en escenarios estaticos.

Retardo de extremo a extremo

Las graficas de las Figuras 6.9, 6.10, 6.11 y 6.12 tiene un comportamiento similar a las graficas
que muestran los resultados, para esta misma métrica, de los escenarios estdticos. En ellas se
puede ver que los algoritmos de Kim, de Butenko y Ursulenko y el algoritmo propuesto
muestran un retardo que no es muy variable en cada numero de saltos. También en las graficas
de las Figuras 6.10, 6.11 y 6.12 se reafirma que los paquetes de los algoritmos de Kim y de
Butenko y Ursulenko, dan un menor numero de saltos y por tanto obtienen un menor

porcentaje de entrega de paquetes.

También se observa que el algoritmo de inundacion, muestra un retardo menor, ya que un

nodo recibe por primera vez un paquete proveniente del camino con menor costo y por lo



tanto con menor retardo.
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Figura 6.8: Relacion de entrega de paquetes en escenarios dinamicos.
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Retardo de extremo a extremo
(Tiempo de pausa 3s)

-4 D-CDS4UBG de Kim
- Butenko y Ursulenko

0.3 -~ Algoritmo propuesto
-+ |nundacién

0.25 .

0.2 : ,J’é/
) B y Z
o ] ;
B 0.15 < ,a:i’ ek
b ] e ~
< - /'ya’# ’If
£ f] el

04 .

\N
[’

=1
P =]
B
@
oo -
-
=]
4
=]

Figura 6.10: Retardo de extremo a extremo en escenarios dindmicos (pausa 3s).
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Figura 6.11: Retardo de extremo a extremo en escenarios dinamicos (pausa 9s).



Retardo de extremo a extremo
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Figura 6.12: Retardo de extremo a extremo en escenarios dinamicos (pausa 27s).

Sobrecarga total

La sobrecarga total mostrada en la grafica de la Figura 6.13, no nos permite obviar que debido
al bajo porcentaje de paquetes entregados (resultado mostrado en la grafica de la Figura 6.8)
por los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko, deberiamos tener un sobrecarga de
paquetes mayor por el algoritmo propuesto. Esto se cumple para las simulaciones del algoritmo
de Butenko y Ursulenko, pero no respecto al intervalo de confianza calculado con probabilidad

del 90%, lo que implica que los resultados podrian llegar a ser iguales.

Respecto al algoritmo de inundacién, éste sigue teniendo una mayor sobrecarga en
comparacién a los demds algoritmos. A pesar de ser tinicamente paquetes de datos lo que
refleja, a diferencia de los otros algoritmos que, ademds de los paquetes de datos, también
incluyen los paquetes de control necesarios para formar el conjunto dominante de manera
periddica.

También podemos observar (Figura 6.13) que, para el tiempo de pausa igual a cero, tenemos
una baja en la sobrecarga de paquetes para el algoritmo propuesto. Esta baja proviene

principalmente de la sobrecarga de datos mostrada en la grdfica de la Figura 6.14. Este



resultado es esperado debido al comportamiento de la grafica de la Figura 6.8, para el mismo
tiempo de pausa, ya que al disminuir el porcentaje de entrega de paquetes se espera que haya

una baja en la sobrecarga de paquetes.
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Figura 6.13: Sobrecarga total en escenarios dinamicos.

* Sobrecarga de datos

La grafica de la Figura 6.14 muestra, de manera muy similar a la grafica de la Figura
6.6, la gran diferencia en el niimero de paquetes de datos transmitidos en la técnica de
inundacién y los transmitidos por algun algoritmo de aproximacion eficiente. En este
caso el algoritmo propuesto resulta mas eficiente al mantener casi constante la
sobrecarga de paquetes de datos, y muy por debajo del algoritmo de inundacion. Los
algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko no resultan muy eficientes debido a su bajo

porcentaje de entrega de paquetes, como ya se ha mencionado.



Sobrecarga de datos
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Figura 6.14: Sobrecarga de datos en escenarios dinamicos.

* Sobrecarga de control

En la grafica final de la Figura 6.15, tenemos un comportamiento no obvio. Este
comportamiento se justifica debido a las técnicas implementadas por el algoritmo
propuesto para mantener la conexion virtual del conjunto dominante un tiempo mayor
entre las periddicas ejecuciones del algoritmo. Lo anterior significa que el algoritmo
mantendra el conjunto dominante conectado por mas tiempo y por lo tanto son menos
las veces que este requiere ejecutarse en comparacién con los algoritmos de Kim y de
Butenko y Ursulenko. Como se ejecuta menos veces, hace uso de una cantidad menor de

paquetes de control.
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Figura 6.15: Sobrecarga de control en escenarios dinamicos.

6.3.3. Escenarios con variacion en el namero de paquetes de diseminacion

Relacion de entrega de paquetes

La grafica mostrada en la Figura 6.16 para la métrica relacion de entrega de paquetes nos
muestra que el porcentaje de paquetes exitosamente entregados baja conforme el nimero de
paquetes de diseminacion incrementa. En el algoritmo de inundacién el porcentaje decae mas
rapido que en el algoritmo propuesto como consecuencia del mayor trafico generado por la
técnica de inundacién y que hace que el rendimiento de la red disminuya. Respecto a los
algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko el algoritmo propuesto es mas efectivo ya que tiene

un mayor porcentaje de paquetes exitosamente entregados.



Relacion de entrega de paquetes
PDR (Packet Delivery Ratio)
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Figura 6.16: Sobrecarga de control en escenarios con variacion en el nimero de pa-
quetes de diseminacion.

Retardo de extremo a extremo

Las graficas de las Figuras 6.17, 6.18, 6.19, 6.20 y 6.21 nos muestran el retardo promedio que
toma a un paquete llegar a su nodo destino a partir de su nodo origen. Cuando el tréfico de
diseminacion es bajo, el retardo promedio para el algoritmo de inundacidn y para el algoritmo
propuesto es muy similar, incluso puede ser menor en la técnica de inundacion debido a que un
nodo recibe por primera vez un paquete de su camino menos costoso o del mds corto.
Conforme el trafico de diseminacion aumenta observamos que para el algoritmo de inundacion
el retardo incrementa mds segin el numero de saltos que al paquete le toma llegar por primera

vez a un nodo.

En las gréficas de las Figuras 6.20 y 6.21 en el algoritmo de inundacién el retardo es de mas de
un segundo llegando hasta alrededor de cuarenta segundos, mientras que en el algoritmo
propuesto el retardo no sobrepasa un segundo al igual que en los algoritmos de Kim y de
Butenko y Ursulenko. Este resultado es debido a que en el algoritmo de inundacion se esta

generando mucho tréfico en la red y, por lo tanto, a un paquete le cuesta mucho llegar a un



destino dando un mayor numero de saltos que en el algoritmo propuesto aunque el paquete

siga el camino menos costoso.
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Figura 6.17: Retardo de extremo a extremo (dos paquetes por segundo).



Retardo de extremo a extremo
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Figura 6.18: Retardo de extremo a extremo (cuatro paquetes por segundo).
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Figura 6.19: Retardo de extremo a extremo (ocho paquetes por segundo).



Retardo de extremo a extremo
(dieciséis paquetes de diseminacion por sequndo)
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Figura 6.20: Retardo de extremo a extremo (dieciséis paquetes por segundo).

Retardo de extremo a extremo
(treintay dos paquetes de diseminacion por segundo)

50 5
40 1 -+ D-CDS-UBGde Kim .
| -= Butenko y Ursulenko AT
_ - Algoritmo propuesto K, N\ /
4 -#— Inundacién F Y { \1----—
4 i ~
30 - /
T S
z ] ’
< ] .
T 20 4
= 4 o
& 1 E_JE"E
0] A
] =T
1 .=*
0 4 a—s—s-S—a—a—a—a—E—-a %
_10 T T T T I T T T T I T T T T l L T T T | T T T L] | T T T T I
0 5 10 15 20 25 30

Figura 6.21: Retardo de extremo a extremo (treinta y dos paquetes por segundo).



Sobrecarga total

La sobrecarga total, mostrada en la grafica de la Figura 6.22, aumenta para todos los
algoritmos conforme se incrementa el numero de paquetes de diseminacién. Sin embargo, el
numero de paquetes utilizados en el algoritmo de inundacion sigue siendo mayor aunque el
porcentaje de paquetes exitosamente recibidos disminuya como se muestra en la grafica de la

Figura 6.16.

Una vez mas este resultado refleja el alto trafico de paquetes en la red que se originan al
utilizar la técnica de inundacion y que trae como consecuencia un bajo desempefio de la red al

hacer uso de muchos recursos como lo es el ancho de banda y el espacio en colas.
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Figura 6.22: Sobrecarga total en escenarios con variacion en el niimero de paquetes
de diseminacion.

* Sobrecarga de datos

La grafica de la Figura 6.23 nos muestra la diferencia en el nimero de paquetes de
diseminacion transmitidos en la técnica de inundaciéon y los transmitidos por el
algoritmo propuesto, el algoritmo de Kim y el de Butenko y Ursulenko. En este caso el

algoritmo propuesto resulta mas eficiente al tener una menor sobrecarga de datos con



un mayor porcentaje de paquetes exitosamente recibidos como se muestra en la grafica

de la Figura 6.16.
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Figura 6.23: Sobrecarga de datos en escenarios con variacion en el mimero de paquetes
de diseminacion.

* Sobrecarga de control

La grafica de la Figura 6.24 nos muestra la diferencia en el nimero de paquetes de
control transmitidos por los algoritmos de Kim, de Butenko y Ursulenko y por el
algoritmo propuesto. La grafica muestra que el algoritmo propuesto tiene menor
sobrecarga que el algoritmo de Kim atin cuando es mds efectivo respecto a la métrica de

relacién de entrega de paquetes.



Sobrecarga de control
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Figura 6.24: Sobrecarga de control en escenarios con variaciéon en el nimero de
quetes de diseminacion.



Capitulo 7

Conclusiones

En este ultimo capitulo se presentan las conclusiones deducidas a partir de la investigacion y
del trabajo desarrollados en esta tesis asi como sus principales aportaciones y los trabajos a

futuro.
Conclusiones

Se logré la implementacion de un algoritmo que en general mejora el desempefio de los
algoritmos existentes con el mismo objetivo. El algoritmo propuesto y los algoritmos con los
que se compar6 fueron implementados y simulados bajo las mismas condiciones en un
ambiente mds cercano a la realidad. El algoritmo propuesto se comporté mejor debido a que
toma en cuenta muchos de los principales problemas que se presentan en una MANET, tal

como la fallas en la capa MAC, movilidad de los nodos, etc.

Los resultados de las simulaciones que se presentan en las graficas, muestran que el algoritmo
propuesto tiene un mejor desempefio para los diferentes tipos de métricas. Por lo tanto, el
algoritmo propuesto es mas eficiente que los algoritmos de aproximacién existentes, con el
mismo propdsito, bajo las métricas de desempefio para un algoritmo de diseminacién de

informacién en una MANET.

Una red ad hoc es escalable bajo el algoritmo propuesto. Ya que, en los resultados de las
simulaciones para el escenario estdtico, el desempefio de la red se mantuvo casi constante
desde los 25 hasta los 100 nodos que fueron simulados tal como se muestra en la grdfica de la
Figura 6.1, donde el porcentaje de paquetes entregado se mantiene alrededor de un 95%. Esta

métrica es de gran importancia ya que también nos da una idea de la calidad del conjunto



dominante. Es decir, entre mayor sea la cantidad de paquetes entregados, significa que el
conjunto dominante construido cubre la mayor cantidad de nodos. Por lo tanto, el algoritmo
propuesto construye conjuntos dominantes que cubren un mayor numero de nodos en

comparacion a los algoritmos de Kim y de Butenko y Ursulenko.

Cuando existe un bajo trafico de paquetes de diseminacion los resultados para las métricas
retardo de extremo a extremo y relacién de entrega de paquetes favorecen la técnica de
inundacién pero cuando el trafico aumenta el desempefio de la técnica de inundacién
disminuye, esto lo podemos observar en las grdficas de las Figuras 6.17, 6.18, 6.19, 6.20 y
6.21 para la métrica retardo de extremo a extremo y en 6.16 para la métrica relacién de

entrega de paquetes.

También observamos la baja eficiencia del algoritmo de inundacion en las gréficas de las
Figuras 6.6, 6.14 y 6.23, donde se muestra que esta técnica realiza una cantidad mayor de
retransmisiones de paquetes de diseminacién. Este resultado refleja el alto trafico de paquetes
en la red que se originan al utilizar la técnica de inundacion y que trae como consecuencia un
bajo desempefio de la red al hacer uso de muchos recursos como lo es el ancho de banda y el

espacio en colas.

Los resultados del algoritmo de inundacion nos permitieron observar el costo de los problemas
conocidos como el problema de tormenta de transmision y que son: alta redundancia, alta
contencion y mayor probabilidad de colisiones. El algoritmo propuesto reduce, por ejemplo, la
redundancia en el cubrimiento de un nodo, esto se deduce de la comparacion de paquetes de
datos utilizados por el algoritmo de inundacion y la menor cantidad de paquetes de datos

utilizados por el algoritmo propuesto.

7.2. Principales aportaciones

* En esta tesis se realizaron por primera vez andlisis experimentales de algoritmos que
calculan de manera distribuida conjuntos dominantes conexos basados en el modelo de

esfera unitaria usando un modelo de propagacién 3D.

* También por primera vez se implementd en un simulador de red realista como NS2 los

algoritmos que componen el estado del arte en algoritmos distribuidos que calculan



conjuntos dominantes conexos basados en el modelo de esfera unitaria.

* Otro aporte, es el desarrollo del algoritmo propuesto que tiene un desempefio mejor, en
cuanto a tasa de entrega de paquetes y retardo a extremo a extremo, que los algoritmos
que conforman el estado del arte en algoritmos distribuidos que calculan conjuntos
dominantes conexos basados en el modelo de esfera unitaria y al mismo tiempo,
conserva un factor de aproximacién igual al algoritmo de Kim, la cual es la mejor actual

en el calculo de conjuntos dominantes conectados en graficas de esferas unitarias.

7.3 Trabajos a futuro

Como posible trabajo a futuro que se puede llevar a cabo después del trabajo presentado en
esta tesis, esta el célculo del valor del factor de aproximacién p del algoritmo propuesto para
otros problemas como el de minimizar el camino més largo dentro del conjunto dominante

conectado.
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Apéndice A
Glosario

A continuacion se presenta la terminologia usada a lo largo de esta tesis.
Sea una grafica G = (V, E), donde V es el conjunto de vértices y E el conjunto de aristas.

N(u) se llama conjunto de vecinos abierto, que es el conjunto de nodos vecinos de un nodo u y

se define como N(w) = {v | (u, v) pertenece a E}.
N[u] se llama conjunto de vecinos cerrado y se define como: N [u|=N (u)U {u]

N(C) es el conjunto de nodos vecinos para un conjunto de nodos C y se define como
N(C)=<UX€CN(X))\C .

C(u) se llama conjunto de nodos hijos de u, que son nodos vecinos marcados como hijos para el

nodo u.
P(u) se llama nodo padre de u, que es un nodo vecino marcado como padre para el nodo u.

A se llama grado mdximo de una grdfica, que es el grado maximo de un vértice en una gréfica,

o bien el mdximo numero de aristas adyacentes a un nodo.

Conjunto independiente, es un subconjunto de V tal que no existen dos vértices dentro del

subconjunto que sean adyacentes.

Conjunto independiente maximal o MIS (Maximal Independent Set), es un subconjunto
independiente tal que, la adicién de cualquier otro vértice fuera del conjunto rompe la
propiedad de independencia del conjunto. De esta forma, cualquier vértice fuera del conjunto

independiente maximal debe ser adyacente a un algin nodo en el conjunto.
M, - esun MIS de nodos adyacentes a v y que no estdn en el conjunto C dado.

Conjunto dominante, es un subconjunto V' 'CV tal que, para todo u€V —V' existe al



menos un nodo vEV' tal que (u,v)€EE . Los vértices en V' son conocidos como
dominadores o nodos dominantes y los vértices en V - V' como nodos dominados o dominatees.
Podemos observar que cada MIS es un conjunto dominante. Sin embargo, ya que los nodos en
un conjunto dominante pueden ser adyacentes entre si, no todo conjunto dominante es un
MIS. Encontrar un conjunto dominante de tamafio minimo o MDS (Minimum Dominating Set)

es un problema NP-dificil [13].

Conjunto dominante conectado (CDC), es un conjunto dominante de G que forma un subgréafica
conexa. Uno de los enfoques utilizados para la construccién de un CDC consiste en encontrar

un MIS y anadir vértices adicionales, si es necesario, para conectar los nodos en el MIS.

Conjunto dominante conectado minimo (CDCM), es el CDC de cardinalidad minima. Encontrar

un CDCM también es NP-dificil [13].

y(G) se llama niimero de dominacién y se define como: el niimero de vértices en el conjunto

dominante mas pequefio.

El problema del conjunto dominante es un problema de decision NP-completo [13] que prueba
si existe y(G)<k para una entrada k. El problema de optimizacién relacionado consiste en

encontrar el valor de y(G)

El problema del drbol de Steiner es un problema NP-dificil [13] que se define de la siguiente
manera: dado un subconjunto de vértices V' en una grafica de aristas ponderadas, encontrar un
arbol de peso minimo que abarque el subconjunto de vértices V', el arbol puede incluir otros
vértices aparte de los vértices en V'. El problema del arbol de Steiner con nodos ponderados es
esencialmente el mismo problema, excepto que los vértices de la grafica tienen pesos asociados
a ellos y el peso del arbol es la suma de los pesos de sus vértices. El drbol de Steiner con nodos
unitarios ponderados es el caso especial en que todos los vértices, fuera de V', tienen el mismo
peso. Todos los vértices en V' tienen peso igual a cero. Después de encontrar un MIS, conectar

los nodos se puede formular como una instancia del problema del arbol de Steiner.

Grdfica de discos unitarios o UDG (Unit Disk Graph), es la grafica de intersecciones de un
conjunto de circulos unitarios en el plano euclidiano. Es decir, se forma un vértice de cada
circulo, y existe una arista entre dos vértices cuando los circulos correspondientes se cruzan

entre si.



Grdfica de esferas unitarias o UBG (Unit Ball Graph), es la grafica de intersecciones de un
conjunto de esferas unitarias en el espacio euclidiano. Es decir, se forma un vértice de cada
esfera, y existe una arista entre dos vértices cuando las esferas correspondientes se cruzan

entre si.
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