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Resumo. O roteamento com interféncia mnimaé de suma impoéincia para

0 processo de Engenharia deafego na Internet com MPLS, dada a neces-
sidade de se atender a demanda por estabelecimento de Label Switched Paths
(LSP’s). Este trabalho apresenta um algoritmo de roteamento com irgéeder
minima denominado Light Minimum Interference Routing (LMIR). Diferente-
mente dos algoritmos de interéarcia minima existentes, o LMIR usa uma
variacao do algoritmo de Dijkstra para a determiriag das arestas gticas.
Resultados obtidos atrég de simula@es, indicam que a baixa complexidade
computacional do LMIR &o interfere na preci&o do algoritmo.

Abstract. Minimum Interference Routing is instrumental to MPLS Traffic En-
gineering under realistic assumptions of unknown traffic demand. This work
presents a new algorithm for minimum interference routing, called Light Min-
imum Interference Routing (LMIR). This algorithm introduces a new approach
for critical link identification that reduces the computational complexity. Re-
sults, derived via simulation, show that LMIR is precise and has low computa-
tional complexity.

1. Introducao

O processo de Engenharia défBgo desempenha um importante papel no oferecimento

de Qualidade de Servico na Internet. O aumento da largura de banda dos enlaces da
Internet r@o elimina por completo a oc@mcia de congestionamentos causados pela
distribuicdo rio balanceada dodfego na rede [Banerjee and Sidhu, 2002].

Por ser uma conveégcia do paradigma de encaminhamento orienéaclone®o
e do modelo sem conar utilizado nas redes IP, a tecnololtaltiProtocol Label Switch-
ing (MPLS) tem sido apontada como fundamental no processo de EngenharéetpoTr
Dentre as vantages do MPLS, menciona-se a capacidade de criar dinamicamente LSP’s
(Label Switched Path®xplicitos a baixo custo operacional. O dimensionamento e o par-
ticionamento do xfego entre raltiplos LPS’s &0 os principais desafios da Engenharia
de Trafego baseada no MPLS. A ésgia da Engenharia de &fegoé o mapeamento
dos fluxos em uma estruturesica, sendo a sel@g dos caminhos o cerne deste processo
[Banerjee and Sidhu, 2002].

A escolha de caminhos que satisfacafiitiplos requisitos independentes de QoS
€ um problema NP-completo, ou sej@onexiste (ou &o se conhece) algoritmo poli-
nomial para resok-lo. A solu@o para problemas de roteamento baseado em QoS na
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Figura 1: Interfer éncia: exemplo

Internet passa pela adiog de heusticas que encontrem caminhos faeis em tempo
real.

A escolha de um caminho para afiego entre um par origem-destino pode seguir
critérios diversos. Os algoritmos de inte&ecia ninima o fazem de forma a minimizar a
probabilidade de bloqueio das (futuras) requisi para estabelecimento de caminhos. A
minimizago da probabilidade de bloqudiaealizada atras da minimizago da redugo
do fluxo maximo entre outros pares origem-destino. A rédugo fluxo naximo entre
pares origem-destino devido ao roteamento de uma éonespeifica entre um outro par
origem-destin@ chamada interféncia.

Diversos trabalhos@m sendo propostos para resolver o problema de roteamento
com interfeéncia mnima. O presente trabalho apresenta uma novastaarpara o prob-
lema de roteamento com interéercia mnima, denominadaight Minimum Interference
Routing (LMIR), que otimiza a utilizago dos recursos da rede com baixa complexidade
computacional. Assim como o0s algoritmos de inténfigia minima existentes, o LMIR
€ um algoritmoonline e independente dos pds de tafego. Sua principal vantagem
em rela@o as soluges anterioreé a baixa complexidade computacional, possibilitando
maior escalabilidade.

O restante do artigo éstorganizado da seguinte maneira: aaseg, apresenta
algoritmos existentes de roteamento com intériefa mnima. A se@o 3, descreve o
LMIR e analisa sua complexidade assiita. A se@o 4, exemplifica o algoritmo LMIR
e concludes &0 apresentadas na aeg.

2. Algoritmos de roteamento com interfeéncia minima

Os algoritmos de roteamento com inteéiecia mnima objetivam reduzir a probabilidade
de bloqueio da rede, encontrando caminhos que minimizem agediacfluxo nédximo
entre outros pares origem-destino.

A idéia central dos algoritmos de inte@ecia ninima & que quanto maior for
o fluxo maximo dispoivel entre um par origem-destino menoraer probabilidade de
bloqueio das requisiies desse par. Assim, 0s algoritmos de intérfela mnima tentam
rotear uma requisap de uso de banda passante por caminhos que maximizem o fluxo
maximo dispoiivel entre outros pares origem-destino [Kodialam and Lakshman, 2000],
de forma a poder acomodar futuras requies: Esté& um problema NP-Di€il. Existem,
porem, heuisticas precisas para este problema. A Figura 1 ilustra o conceito de inter-
feréncia mnima. Apds uma requis@o de um caminho ent&3-D3 com™n” unidades de
banda, o algoritmo tenta escolher o melhor caminho. Se o caminho escolhi® &k
- B - D3, enfo todas as futuras requiSgs entre os pareésl-Dl1e S2-D2sao perdidas.
Assim, o melhor caminhé S3 - C - D - E - D3 mesmo sendo mais longo q88 - A - B
- D3.
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O primeiro algoritmo publicado que introduziu a terminologia “inter-
ferencia mnima”, foi o Minimum Interference Routing Algorithm - MIRA

[Kodialam and Lakshman, 2000]. Este algoritmo assume que 0s pares origem-destino
sao conhecidos, bem como a topologiaéil disso, ele assume a eristia de protocolos

de sinalizago resporaveis pela difudo das informaies sobre topologia, banda residual

e rotas exptitas.

O fluxo maximo dispoiivel entre um par origem-destin® conhecido como
maxflowe associado a ele éstim conjunto de corte mimo [Cormen et al., 1990]. O
maxflowde um par origem-destino diminui quando a capacidade de uma aresta que
comme um conjunto de corteimmo diminui. Sempre que uma nova requégi€ aceita
entre um par origem-destino, o fluxcamimo desse par diminuéajque o fluxo obriga-
toriamente passa por uma aresta de corte. &aidlo algoritmoMIRA & evitar rotear
as requisiges por arestas que pertencem ao conjunto de cdrtienm de outros pares
origem-destino

O algoritmoMIRA pode ser descrito como segue. Seja um g@&fgV,E), com
|V'| vértices € E'| arestas. SejB o conjunto das capacidades residuais dos enlaces e seja
r(a,b,bw)uma requisigo de’bw" unidades de banda entre o parb). O algoritmoMIRA
retorna uma rota entr@, b) com capacidadéw’.

O algoritmo possui &s etapas. A primeira compreende a comdgaipmaxflow
entre todos os par¢s, d) € P\(a,b). A segunda etapa inclui @tculo das arestasiticas
e a atribui@o dos pesoas mesmas. Os pes@oscalculados segundo a expiEss

w(l)= Y o VIEE (1)

(s,d):1eCsq

ondeay, € 0 peso do pafs, d) e Cyy € 0 conjunto de arestasiticas. O uso de peso para
pares origem-destino pode ser especialmatitquando se quer atribuir prioridades entre
0S mesmos. A terceira etapa do algoritena execugo do algoritmo d®ijkstra, usando
w(l) como peso das arestas.

Um outro algoritmo de interféncia minima foi proposto por Wang, Su e Chen
[Su and Chen, 2002]. Elé baseado no algoritmilIRA e tem as mesmas premissas
basicas, ou seja, a ex@stcia de protocolos especializados na ditudas informages de
estado e conhecimento da topologia da rede. Suas principais diferei@gasadete@o
da criticalidade das arestas e na famgle custo.

Segundo Wang et. al [Su and Chen, 2002], o algorivfiBA pode falhar pois
esh centrado na dete@g de enlaces iticos somente para ufmico par origem-destino.
Assim, ele @o pode detectar a criticalidade de um enlace para um grupo de pares, rejei-
tando muitas requisies em topologias esgéicas como em grafos conéxtices concen-
tradores ou grtices distribuidores. Por essas@eg, 0s autores propuseram uma maneira
de identificar o impacto relativa utilizagio dos enlaces nas futuras requisis. A ickia
é calcular a contribugo do enlace em relag aomaxflowentre um par origem-destino,
evitando os enlaces de menor contriBwcOs pesos utilizados nas arestascalculados
por

s'd’

(s',d")eP

ondeR(l) & a capacidade residual do enldcé*'? representa o fluxo &ximo
entre o pars'd’) e f7'¢ & a contribuigo da arestano fluxo maximo entre o pafs'd’).
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Uma vez computados 0s pesos, as arestasaqueapacidade residual inferiar
banda requisitadéis eliminadas e o algoritmo d¥jkstra & executado usande(/) como
peso [Su and Chen, 2002] .

A detec@o das arestasiticasé, sem dvida, a tarefa crucial dos dois algorit-
mos apresentados nesta@e@oisé o que determina a sua eéiocia. Os dois algorit-
mos apresentados utilizamneaxflowpara a dete@p das arestasiticas. O algoritmo
MIRA [Kodialam and Lakshman, 2000] utiliza o conjunto de corf@imo associado ao
maxflowpara realizar esta deteéug, ao passo que o algoritmo de Wang, Su e Chen apre-
sentado em [Su and Chen, 2002] baseia-se na contibdig cada enlace para realizar a
determinago de criticalidade dos mesmos.

INDICE

A necessidade de exe@a;domaxflowmajora a complexidade de ambos os al-
goritmos mencionados, sendo uma tarefa custosa e proibitiva em redésigeégrande
porte. O nétodo mais comum paralculo domaxflowé o método deFord-Fulkerson
[Cormen et al., 1990]. O algoritmo dedmonds-Karg@ a sua implementag mais con-
hecida e usa uma busca em largura no grafo para descobrir 0s caminhos aumentantes. Sua
complexidade& O(V - E?).

Em redes como a Internet, o graliedio @verage degréechega a ser igual a
3,5 [Zegura et al., 1996]. Em outras palavras,imero de arestas significativamente
maior que o de &rtices, o que leva o algoritmo dalmonds-Karpa trabalhar pyximo
do pior caso (grafos densos). O algoritmordaxflowmais &pidoé o de Goldberg et.
al [Goldberg and Rao, 1998]. Ele tem complexidade igué)(ain(V?/3 E'/?) . E .
log(V?/E)-log(U)) em umarede corV/| véertices| F| arestas e enlaces com capacidades
no intervalo [1,U] [Goldberg and Rao, 1998]. Apesar do algoritmo de Goldberg apresen-
tar uma redugo significativa na complexidade dalculo domaxflow outras abordagens
que evitem o uso de algoritmos gdexflowpodem ser utilizadas para reduzir ainda mais
a complexidade dos algoritmos de inteéfiecia minima, tal comce feito neste artigo.

Além do @lculo domaxflow os algoritmos de interféncia mnima demandam
tamkem o tempo para determiréag da criticalidade das arestas, al@maglos pesos e
mais O(V? + F) para execu@o do algoritmo deDijkstra. Contudo, a complexidade
computacional dessas etapas ai@aaenor que a do algoritmo doaxflow

3. O algoritmo Light Minimum Interference Routing

Como mencionado anteriormente, os algoritmosndeflowpodem causar um impacto
significativo na complexidade dos algoritmos de roteamento com irgadia mnima.
Introduz-se nesta s@g, um novo algoritmo denominadaght Minimum Interference
Routing (LMIR)para roteamento com interéercia minima que @o utiliza algoritmos
maxflow

O LMIR assume a exighcia de protocolos de sinalizag(ex. RSVP-TE ou CR-
LDP) responaveis pela atualizép das informaiges de banda residual dos enlade),
e mudancas de topologia ou falhas nos links. Ele tenta solucionar o problem&satrav
de uma abordagem diferente, buscando encontrraasminhos com menor capacidade
entre todos os pares origem-destino para@determinar as arestagtimas. E importante
ressaltar que o LMIR @0 assume nenhum conhecimento sobre re@@sifuturas nem
dos perfis estaticos do tafego.

A idéia € que o caminho entre um par origem-destino com menor capacidade,
coném a aresta de menor capacidade, ou seja, a arésta.cDessa forma, encontrar
osK piores caminhos significa encontrarkasrestas dticas entre o par origem-destino
em quesio. Assim, o algoritmo LMIR busca &sarestas Gticas entre cada par origem-
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destino e procura e\tlas.

O algoritmo LMIR tenta encontrar rotas que minimizem a inténfieia entre os
pares origem-destino da rede, gerando uma utdiad@lanceada dos recursos da mesma.
No algoritmo LMIR, ao chegar uma requiai debw unidades de banda passante para
um par origem-destin¢s,d) ri(s,d,bw) asK arestas Gticas entre os outros pares origem-
destino devem ser encontradas. Esta busca por aresiieas@ feita, encontrando-se os
K caminhos com menor capacidade. Dado que o fluxo de um cargitihotado pela
aresta de menor capacidade Kosaminhos em quesb coném asK arestas gticas.

Note que para se alcancar uma utili@agpalanceada dos caminhos entre um par
origem-destino e maximizar o fluxo, as arestasaas entre esse par devem ser evitadas
se houver mais de um caminho entre a origem e o destino. Dessa forma, se auotilizac
da aresta dfica (u,v) nao for evitada, o caminh® ao qual(u,v) pertence pode ser
saturado e provocar uma utiliZzag desbalanceada mesmo que existam outros caminhos
disporiveis na rede. Adm disso, séu,v) pertencer ao conjunto de corténmimo, ela
devea ser evitada pois dentre as arestas que reduzem o flaxonm, ela tende a ser
saturada mais rapidamente.

Depois de encontrados &scaminhos de menor capacidade, todas as arestas que
0s comjpem recebem pesos calculados de acordo com a&gag A utiliza@o destes
pesos permite que as arestas dos camintibsas recebam pesos inversamente propor-
cionaisa sua capacidade residual.

A Ultima etapa do algoritmé a execugo do algoritmo déijkstra usandow(l)
como peso. Esta etapa permite a s&étede arestasaw citicas ou arestas com baixa
criticalidade. A seguir o algoritmo LMIR apresentado. No algoritmé,representa o
conjunto dos pares origem-destino.

Algoritmo 1 LMIR

ENTRADA

Um grafo residualz = (V, E) eri(s,d,bw), uma requisigo debw unidades de banda
entre o pas, d.

SAIDA

Rota entres e d combw unidades de banda

LMIR

1: Encontre 0sK" caminhos com menor capacidadg’, d’) € 9.

2. Calcule os pesos das arestas pertencentes aos caminhos encontrados, de acordo com
a equago (2).

3: Elimine as arestas com capacidade residual menor dowue

4. Execute o algoritmo dBijkstra usandow(/) como peso.

5. Estabeleca o LSP entse d e atualize a capacidade das arestas.

O passo 1 do algoritmo LMIR uma busca por caminhos de menor capacidade,
onded & o conjunto de todos os pares origem-destino. O algoritmo usado para fazer isso
uma varia@o do algoritmo d®ijkstra, denominada "MenorCapacidade”. Este algoritmo
€ mostrado a seguir:

No algoritmo MenorCapacidadeé um \ertice qualquer da redd) &€ um vetor
gue coném a capacidadeimma encontrada no caminho entre v. O vetorm conem
0 vertice predecessor dee o vetord: indica a dishncia em amero de arestas entre
s ewv. @ representa a lista deestices cuja adj@ncia ainda &o foi visitada, a fungo
extractmin(Q)retorna o elemento € @ cujo valorD[u] € o menor eAD.J representa a
lista de adjaéncia do erticev.
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Algoritmo 2 MenorCapacidade

1: forall (v € |V])do

2. D] =00
dilv] = oo
wlv] = NIL
: D[s] =0.0
. di[s]= 0.0
CQ — s
. while (Q) do
u «— extract_min(Q))
10: forall v € ADJ[u| do
1 if (v < Dv]) A (difu] < di[v]) then

=

12: Dyl =~

13: dilv] = di[u] + 1
14: vl = u

15: —QUv

Assim como nos algoritmos de interéercia apresentados na 8ec2, a
identifica@o das arestasiticasé a tarefa que mais impacta na complexidade computa-
cional do algoritmo LMIR. A atribuigo dos pesos e o algoritmo @gkstra impactam
da mesma forma a complexidade de todos os algoritmos de roteamento coménteafer
minima em questo. Portanto, a diferenca entre as complexidades @salgoritmos de
roteamento com interféncia mnima apresentados neste artigaevidaa forma como
as arestas ticas $o identificadas. Com@jmencionado, o algoritmo LMIR usa o algo-
ritmo MenorCapacidade, para encontrar as aresttisas. Uma aalise da complexidade
deste algoritm@ apresentada a seguir.

O passo 2 do algoritmilenorCapacidadeé executaddl'| vezes, § que todos 0s
vértices 8o visitados. O passoéexecutadl’| vezes resultando em uma complexidade
deO(V?). Alem disso, o passaxtractmin(Q)em MenorCapacidade tem complexidade
igual aO(F) no pior caso, se a fil@ de \ertices cuja adj@ncia ainda ao foi visitada
for implementada como uma lista encadeada. Assim, a complexidade total do algoritmo
deO(V? + E) = O(V?) [Cormen et al., 1990]. Como cada par executa este algoKtmo
vezes, a complexidade para identificar arestiigas seriaD (K - V%) = O(V?), enquanto
gue os outros algoritmos de inted@cia mnima apresentam, na etapa de identifcac
de arestas @ticas, complexidade igual@(min(V?/3, EV/2) . E -1og(V?/E) - log(U)).

Para mostrar que a complexidade do MenorCapacidaaferiora domaxflowde
Goldberg et al, qué o algoritmo denaxflowmais &pido, a aalise da complexidade de
ambos sex feita em separado para grafos densos e esparsos.

Em grafos densos, pode-se assutiir= |V |> assim, o algoritmo de Goldberg et
al. ficaria igual a
O((V*%) - V2 -10g(V?/V?) - log(U)),

enquanto que a do MenorCapacidade tem complexidade ig@la). Assumindo que
o termolog(V?/V?) possui termos omitidosajque a complexidadein pode ser zero, e
quelog(V?/V?) -log(U)) > 1, tem-se que

maxflowde Goldberg et ak= V23 . V2 = V%2 > V% = MenorCapacidade

Assim,V? = O(V®/3) = MenorCapacidade- O(maxflowde Goldberg et aj.0]

Em grafos esparsos pode-se assumir|dije= |V'|. Neste tipo de grafof) pode
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ser implementada como uneap[Cormen et al., 1990]. Assim, tem-se

MenorCapacidade= O(V - log V),

ja que o passextractmin(Q) tem complexidade igual @(logV). Além disso,
assumindo qudog(V?/E) - log(U)) > 1, tomando os dois primeiros fatores de
O(min(V?/3 EY?) . E -1og(V?/E) - log(U)), tem-se

Goldberg et al.= V'/2 . V e MenorCapacidade= O(V -log V).

Assim, descartando o fatdf, presente nos dois algoritmos e aplicahgptem-se
MenorCapacidade= log(log V' )eGoldberg et al.= log V/?2 = 1/2 - log V.

Entao temos,
log(log(V')) = O(1/2 - log V') = MenorCapacidade- O(Goldberg et al.

U

O que mostra que tanto em grafos densos quanto em grafos esparsos, @detec¢
de arestas @ticas no LMIRé menos custosa que nos algoritmos que usaxflow

4. Exemplos nunéricos

Foram realizados experimentos de simata@ fim de se verificar a preéis e o de-
sempenho do algoritmo proposto. A topologia utiliz&deostrada na Figura 2. Esta
topologia foi utilizada em [Su and Chen, 2002] e em [Kodialam and Lakshman, 2000].
Os pares origem-destin®'1, D1), (S2, D2), (53, D3), (5S4, D4), (S5, D5) sdo mostra-

dos na figura e@ osUnicos pontos de entrada eida de tafego da rede. Os enlaces
mais claros&m capacidade de 1200 unidades de banda e 0s enlaces mais esturos t
4800 unidades. Estes valores simbolizam a taxa do OC-12 e do OC-48, respectivamente.

Cada enlace na figugbidirecional, ou seja, representa dois enlaces de igual ca-
pacidade e sentidos opostos. As reqdsg;entre os pares foram geradas aleatoriamente
e a quantidade de banda requisitédaiformemente distriida no intervald1, 4].

Figura 2: Topologia usada nas simulag  des

Nas legendas das figuras apresentadas a seguir, o0s algoritmos de in-
terfeéncia mnima sedo representados por ICC [Suand Chen, 2002] MIRA
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[Kodialam and Lakshman, 2000] LMIR. Am dos algoritmos de interfamncia

minima apresentados, mais dois algoritmos foram utilizados nas sibeslagara

gue compardies fossem feitas tarélm com algoritmos queao levam em considerag

o ferdmeno da interf@éncia. OMinimum Hop Algorithm (MHAE uma implementa&p

do algoritmo d®ijkstra e o Widest Shortest Path Algorithm (WSé&)contra o caminho

com maior capacidade da rede. Se mais de um caminho com mesma capacidade existir,
o algoritmo WSP devolve o caminho com 0 menaomero de arestas.

Nestes experimentos, assume-se que os L&Msvida loga, ou seja, uma vez
aceitos, eles ocupam os recursas @final dos experimentos. Foram geradas aleatoria-
mente 8.000 requisiies entre 0s cinco paresinencionados.

Sabe-se que quanto menor for a taxa de dimamo fluxo n&ximo, menor seéx
a probabilidade de bloqueio. A Figura 3 mostra a dimiaaido fluxo n&ximo da rede
em fun@o do rumero de chegadas. Pode-se ver que a taxa de dirdaod@;fluxo total da
redeé menor para os algoritmos de inteéiacia mnima. Os algoritmos WSP e MHAN
uma redu@o mais acentuada pois utilizam arestéisoars indiscriminadamente, causando
a redu@o domaxflowentre diversos pares origem-destino o que demonstra a iamodat
dos algoritmos de interféncia minima. O LMIR tem uma taxa de dimini@g do fluxo
maximo inferiora do ICC e iguak do MIRA ag as 3.000 requisbgs. A partir deste
ponto, tem um decaimento levemente mais acentuado que os@as®000 requisies.
A partir das 5.000 requisies, o comportamento de todos os algoritmos torna-se bem
parecido, quase linear.

25000 T T T T T T

20000

15000

10000

Reducao do fluxo total da rede

5000

5. e
0 1 1 1 1 PR i . T A Ny R

0 1000 2000 3000 4000 5000 000 7000 8000
Numero de requisicoes

Figura 3: Largura de banda total entre todos os pares origem-destino da rede.

A Figura 4 mostra o iamero de requisiies rejeitadas como fuag do rumero de
requisies que chegam no sistema. O MI@A algoritmo que rejeita 0 maiofimero de
conexdes para um menoiumero de requisiies demandadas, o que se verifica logmsap
3.000 requisifes. Isso acontece porque ele sempre escolhe o caminho mais curto, satu-
rando rapidamente as arestas que fazem parte deste caminho. O WSP comeca a rejeitar
conexdes perto das 5.000 cories. Entretanto, porao levar em considerag a criticali-
dade das arestas, ele pode escolher caminhos que possuem ditestaglienarios pares
e provocando a saturag das mesmas. Entre os algoritmos de intérfeia ninima, o
LMIR e o MIRA sao os algoritmos que apresentam um menonero de conedes re-
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Figura 4: Namero de rejeic 6es

Conforme mencionado, interfamciaé a diminui@o do fluxo de um par origem-
destino devido ao roteamento de requiss entre outros pares. A Figura 5 mostra
um experimento realizado para avaliar a inté&fmia sofrida pelo paiS1, D1) quando
requisiges entre outros paredcroteadas na rede. As requis de conédo chegam
aleatoriamente para os pafeR, D2), (53, D3), (S4, D4) e (S5, D5). Pretende-se veri-
ficar a infltencia destas requigies no fluxo dé€S1, D1).
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Figura 5: Interfer éncia sofrida pelo par S1-D1

A Figura 5 mostra a interféncia no pa(S1, D1) quando conedes §o roteadas
entre os outros parest facil ver que os algoritmos MHA e WSP, quaamlevam em
considerago o ferdmeno de interfé@ncia, provocam uma dimini@Q domaxflowentre
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Tabela 1: Tempos de Execu¢ &o para 8.000 requisic des
| | ICC [MIRA [LMIR k=1|LMIR k=2[LMIR k=3|LMIR k=4|LMIR k=5[LMIR k=6
[Tempo|7.2337.24s| 5.017s | 5.67s | 6.54s | 6.94s | 7.01s | 7.14s |

(S1, D1) antes mesmo de 1.000 codes. O MHA por usar sempre 0 menor caminho,
provoca a satur&p logo aps as 2.000 con@es. A partir dao caminho torna-se saturado

e rao existe mais diminugp. O WSP, muito embora provoque inteéiecia desde as
primeiras cone@es, demora mais para saturar do que o MHA. Isto acontece porque ele
escolhea medida que um caminho vai saturando, outros caminhos com maior capacidade.
A maior acentua@o da interfegncia quando se usa o algoritmo W&Percebida entre as
4.500 e 6.500, onde existe uma estagaga curva & as 8.000 requisies.

Entre os algoritmos de interfemcia mnima, a interfeéncia € percebida aps a
chegada de 2.500 requiis, ou seja,ap existe reduE@ppmaxflowentre(S1, D1) at esta
chegada. A partir desta chegada, o algoritmo LMIR consegue um desempenho melhor,
juntamente com o algoritmo MIRA, @tbem poximo da chegada de 5.000 requiss.
Mesmo causando uma diminéig acentuada nmaxflonde (S1, D1) logo aps as 2.500
requisi@es, o algoritmo ICC consegue o melhor desempenho a longo prazo pois con-
segue uma maior estabilizeg do que o algoritmo LMIR e o algoritmo MIRA. O LMIR
e 0 MIRA, ttm um desempenho muito parecidé poximo das 5.000 requisies, 0 que
talvez possa ser explicado pelo fato de queeaat 5.000 requisies, aK arestas dticas
vistas pelo algoritmo LMIR formem conjuntos de cortenimo. Assim sendo, as arestas
criticas seriam as mesmas para os dois algoritmos. Depois das 5.000 fepisial-
goritmo MIRA comegca a se estabilizar encontrando caminhos gaefetem(S1, D1)

e o0 algoritmo LMIR permanece causando inteégfesia, mesmo que muito brand# ais

8.000 requisifes. Ao final das 8.000 requidigs, ainda existe uma grande @istia entre

o LMIR que foi o0 algoritmo de interf@ncia minima causador de maior interécia e o

WSP quee o algoritmo sem levar em consideiagnterfeéncia de melhor desempenho.
Note que neste experiment@,&levada em considerag a interfeéncia no pafS1, D1).

E importante ressaltar que o LMIR consegue um melhor desempenho que o ICC quando
a interfeéncia entre todos os paresevada em considerag, o que foi visto na Figura 3.

Como visto na S& 3, o algoritmo LMIR encontra d§ caminhos de menor
capacidade para cada par. A escolha do valor deshenadiro pode alterar o desempenho
do algoritmo. A Figura 6 mostra dimero de conedes rejeitadas em fufigo deK. Pode-
ser ver que o iimero mnimo de conefies rejeitadas, nesta topologia, foi alcancado com
K = 5. Depois disso, os caminhos comegcam e se sobrepor e a ide@ifidag arestas
criticas passa a ser uma tarefdadIf

A Tabela 1 mostra o tempo de exeaogdos algoritmos com 8.000 requisss
entre todos os pares. Os valores foram obtidos utilizando o comandalo Linux,
usando raquinas Intel Celeron 1.2 GHz, 256 MB de RAM.

Como era de se esperar, pode-se perceber que o tempo gasto naexkecaigo-
ritmo LMIR & menor que o tempo de exeéogdo algoritmo ICC e do algoritmo MIRA.
Além disso, o algoritmo LMIR tem a vantagem de conseguir oferecer um compromisso
velocidadeX precisio a depender da escolha dogmaetroK. A partir de K = 7, na
topologia apresentada, os caminhos comecam a se sobrepor e @&deatascarestas
criticas torna-se mais ddil, deteriorando o desempenho do algoritmo. Os algoritmos
WSP e MHA &m seu tempo de exe@m em torno de 4 segundos. Muito embora mais
rapidos, estes algoritmos padmlevarem em considei@g o fedmeno da interfémcia,
provocam um fimero excessivo de rejéies e por essas @as foram omitidos.
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Figura 6: Influ éncia do par &metro "K” no nimero de conex 0es rejeitadas

5. Conclusbes

Entre os principais desafios da Engenharia ddefjo na Internet, usando MPLS, &@st

o roteamento adequado dos LSPs de forma a maximizan®ro de conedes atendi-

das. Pela falta de informéaes sobre demandas futuras, o roteamento deve ser realizado
de forma que as conégs sejam atendidas sem detrimento do atendimento das futuras
requisi@es. Assim, o roteamento com integacia mnima, assume papel primordial no
processo de Engenharia dédfiego.

Neste trabalho, um novo algoritmo de roteamento com intamféa Mnima foi
introduzido. Este algoritmo, diferentemente dos algoritmos de roteamento com inter-
feréncia minima existentes,do executa algoritmos deaxflowpara detec@o das arestas
criticas. Em substituifo ao algoritmo denaxflow modifica@es foram feitas no algo-
ritmo de Dijkstra para que caminhos com menor capacidade fossem encontradas. Ap
encontradaK arestas dticas (arestas que limitam o fluxo dos menores caminhos), pesos
sa0 atribidos as arestas e um algoritmo para encontrar 0 menor camiekecutado.

Resultados obtidos atras de simula@ies mostraram que o algoritmo LMIR tem
precisio semelhanta dos algoritmos de roteamento com intéferia mnima. No en-
tanto, o algoritmo LMIR apresenta menor complexidade computacional do que tais algo-
ritmos.
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