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Resumen

Las redes blockchain son una tecnoloǵıa que puede tener un amplio campo de aplicación,
sin embargo, enfrentan desaf́ıos de escalabilidad: la latencia de propagación de la información
a través de las redes blockchain entorpecen su funcionamiento y limitan su capacidad.

En este trabajo se aborda el problema de la latencia de propagación a través de modelar
una red blockchain para ser simulada mediante un programa computacional. Se utiliza como
base el trabajo del art́ıculo “Perigee: Efficient Peer-to-Peer Network Design for Blockchains”
en que se propone usar protocolos de selección de vecinos para optimizar la topoloǵıa de la
red. En el presente trabajo se elabora un modelo propio, añadiendo realismo en la forma de
“node churning”, limitaciones en las conexiones entre vecinos y la capacidad de realizar una
simulación a escala real (de cincuenta mil nodos).

Esta nueva herramienta ampĺıa el dominio en que la técnica presentada en “Perigee”
está validada, demostrando más evidencia de que la técnica puede efectivamente mejorar la
latencia de propagación y la escalabilidad en redes blockchain reales. Además, el modelado
de la red sugiere naturalmente la forma de un algoritmo de selección de vecinos, para el que
se demuestra emṕıricamente su coherencia como protocolo optimizador de topoloǵıas de red
de pares a pares.

Además, se indaga en métodos estad́ısticos para analizar redes de escalas similares a la
real, pues para ellas, los métodos exhaustivos utilizados para su análisis, producen un excesivo
costo computacional.
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Caṕıtulo 1

Introducción

En este trabajo abordamos el problema de reducir la latencia de propagación en una
red Peer-to-Peer Blockchain, nuestro enfoque principal es a través de la simulación de un
protocolo de optimización de la topoloǵıa de la red, incorporando caracteŕısticas inherentes
y realistas de las redes del mundo real: intereses egóıstas, intermitencia de participantes y
número de participantes a escala real. Además, avanzamos en proporcionar herramientas
para el análisis de redes a esta escala.

El texto se organiza de la siguiente manera: En el caṕıtulo 1 se entrega una contextuali-
zación del problema, esto comprende el contexto más amplio de las blockchains y el desaf́ıo
de escalabilidad en el que se encuentra. La escalabilidad es importante para que los sistemas
blockchain puedan implementarse más ampliamente, y en este trabajo abordamos un proble-
ma de la escalabilidad que tiene que ver con la latencia de propagación de la información.
Posteriormente, se profundiza un poco más y se aborda una lista de preliminares que dan un
contexto más especializado para el problema.

En el caṕıtulo 2 se propone un modelo que sirve para analizar la red incumbente, y
además es suficiente para poder implementar simulaciones de él. Además de proponer el
modelo, en el caṕıtulo 2 se realizan análisis sobre él, para dar una perspectiva más precisa
de las propiedades de las redes a simular. También, se analiza la motivación de un protocolo
original EdgePriority, que aparece de manera natural una vez que se cuenta con el modelo del
funcionamiento de la red. El caṕıtulo 2 también aborda temas relacionados a la computación
de métricas para la simulación, y cierra con el análisis de complejidad computacional de un
programa que la implementa. Algunos detalles más técnicos se relegan a un anexo, en la
medida que son resultados de utilidad, pero cuyos técnicos (como las demostraciones) no
tienen directa relación con el problema.

En el caṕıtulo 3 se enfoca en los aspectos más concretos: primero se mencionan detalles
de la implementación concreta de la simulación, junto con detalles de eficiencia como el mul-
tithreading, el uso de estructuras de datos ad-hoc y la abstracción del código. Finalmente, el
caṕıtulo 3 muestra el funcionamiento de la simulación y sus resultados mediante varios expe-
rimentos, que permiten comparar distintas cualidades de la red y mostrar que los protocolos
logran optimizar la red, incluso bajo supuestos más realistas que antes. Adicionalmente, se
encuentran instrucciones relativas a la ejecución de simulaciones en el anexo B.1.
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En total, el trabajo propone un modelo sólido sobre el que se pueden realizar simulaciones
eficientes, y probar distintos aspectos interesantes de la red. Esta nueva herramienta ampĺıa
el dominio en que la técnica presentada por [38] está validada, demostrando más evidencia
de que la técnica puede efectivamente mejorar la latencia de propagación y la escalabilidad
en redes blockchain reales.

1.1. Contexto

1.1.1. Blockchain

Blockchain es una tecnoloǵıa que sirve para replicar una base de datos de tipo libro
(ledger) en una multitud de computadores (red Peer-to-Peer) a lo largo del mundo que permite
garantizar seguridad en las réplicas, es decir, con garant́ıas de que se puede conf́ıar que lo
que se encuentra en este libro es lo mismo que lo que todo el resto tiene. Su origen es en la
red de pagos Bitcoin, inventada por Satoshi Nakamoto [44] y lanzada al mundo en 2008, y
desde su aparición ha atráıdo el interés de tanto cient́ıficos de la computación, como también
el mundo de las finanzas, gobiernos e incluso empresas productivas, debido a que permiten
el reporte de información fidedigna, de manera accesible y transparente [26].

En el contexto de La Ciencia de la Computación, Blockchain se relaciona con el problema
de consenso bizantino, un problema clásico de la computación distribuida, que consiste en
generar un consenso (acuerdo del valor de una variable de estado) entre una red de compu-
tadoras que se pasan mensajes remotamente, aun cuando un porcentaje significativo de la
red esté compuesta por computadoras con fallas, o bien computadoras adversariales en las
que no se puede confiar. La relación con el problema de consenso bizantino es que las apli-
caciones en blockchain son capaces de otorgar una garant́ıa de las variables reportadas en
su libro, por lo tanto, se pueden ver como una posible solución al problema de diseñar un
sistema distribúıdo de computadoras capaz de lograr el mutuo acuerdo. En la práctica, la
robustez técnica de las redes Blockchain ha sido validada por su uso en un contexto con un
gran incentivo adversarial: el traspaso de dinero.

1.1.2. Escalabilidad en Blockchain

A pesar de su éxito, la tecnoloǵıa blockchain enfrenta el desaf́ıo de la escalabilidad. Se dice
que un sistema de computación es escalable si este es capaz de mantener su funcionamiento
incluso frente al crecimiento del trabajo necesario para operarlo, producto de un cambio
en sus condiciones, como puede ser: la cantidad de computadoras en la red, el número de
usuarios o el número de tareas recibidas. Existen muchos sistemas que no son escalables, en
que un crecimiento del número de usuarios puede causar una falla catastrófica en la operación
del sistema, comprometiendo el acceso de distintos usuarios o la confiabilidad de los datos
disponibles. En muchas redes blockchain (como Bitcoin o Ethereum), la variable relevante
para la escalabilidad es el número de transferencias o registros que se pueden escribir en el
libro por unidad de tiempo. Para hacer concreto este interés, consideremos que las tarjetas
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de crédito procesan decenas de miles de transacciones por segundo; para el gobierno de un
estado que busca innovar tecnológicamente, le puede interesar que un sistema blockchain
permita procesar los trámites de sus millones de habitantes diariamente; y para una red de
empresas productivas, puede ser interesante registrar el inventario de miles de productos en
una cadena de suministro. Si se desea implementar una tecnoloǵıa blockchain para resolver
este tipo de problemas del mundo real, la tecnoloǵıa debe ser escalable en el número de
registros que puede procesar en cada momento.

Latencia en redes Peer-to-Peer

Una de las formas de abordar el asunto de la escalabilidad de número de transacciones es
perfeccionar la propagación de información entre las computadoras de la red [15], lo que se
puede lograr a través de la configuración adecuada de las conexiones entre computadoras de
la red. El estudio de Decker y Wattenhofer [17] muestra que en Bitcoin, hay información que
se recibe con diferencias de hasta 60 segundos entre pares de la red, y muestra que este tipo
de demoras excesivas causan efectos indeseables sobre la red: la latencia de confirmación y
los forks. La latencia de confirmación es el tiempo que tardan los registros en consolidarse
de manera fiable dentro de la red, y es una métrica cŕıtica para la escalabilidad, no solo en
Bitcoin, sino a nivel fundamental en las redes blockchain, y está ligada directamente a la
latencia de propagación de los mensajes en al red [3]. La latencia de propagación de mensajes
es el tiempo máximo entre que un mensaje se emite y se recibe por todo el resto de los
participantes de la red; si se piensa la red como un grafo G con pesos en sus aristas dados
por el tiempo que tardan en propagarse los mensajes entre un par de nodos, la latencia de
propagación puede entenderse como el diámetro de este grafo. En [17] se proponen una serie
de medidas para disminuir la latencia de propagación de mensajes, espećıficamente en redes
Blockchain, sin embargo, el problema está lejos de estar resuelto [1].

El problema de generar redes con baja latencia de propagación en redes Peer-to-Peer existe
incluso desde el año 2000 [37], desde antes y más allá de las redes Blockchain, por ejemplo,
en el contexto de aplicaciones de distribución de archivos [46]. Incluso antes de Blockchain,
se ha considerado la importancia de que los protocolos empleados sean consistentes con los
intereses egóıstas de los participantes [53] [12], al igual que técnicas para la reducción del
latencia como neighbor selection y sus implicancias en la red [40] [37].

El método de selección de vecinos consiste en medir alguna métrica observable en la red,
y en base a ella, decidir sobre la conexión con otros pares de la red. Esta métrica puede
ser meramente una variable de red como lo es el tiempo de comunicación, o puede ser más
compleja y estar relacionada con los intereses egóıstas de cada participante. Debido al deseo
de mejorar la latencia de propagación, recientemente han surgido varias investigaciones sobre
protocolos de selección de vecinos en Blockchain [38] [1] [59] [?] [51].
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1.1.3. Perigee y simulaciones

En este trabajo nos hemos basado fuertemente en el paper Perigee: Efficient Peer-to-Peer
Network Design for Blockchains [38], que sugiere un método de selección de vecinos basado
en observaciones que miden la rapidez con la que otros participantes de la red son capaces
de propagar la información de las transacciones. Si un participante no es suficientemente
eficiente, entonces corre el riesgo de ser desconectado por sus pares, lo cual, sumado a intereses
monetarios, estimula el interés por la cooperación en propagar la información de la manera
más rápida posible. En [38], demuestran a través de simulaciones que su método es capaz
de mejorar significativamente la latencia de propagación, pero, la simulación es solo en una
red con 1, 000 nodos participantes. Al d́ıa de hoy, la red de Bitcoin cuenta con cerca de
50, 000 participantes [6]. Además, debido al gran número de caracteŕısticas de las redes,
parece complejo elaborar una teoŕıa matemática para demostrar que este tipo de protocolos
optimizan globalmente la latencia de propagación, y muchos de los estudios mencionados se
limitan solo a mostrar sus resultados a través de simulaciones. Aunque los resultados son
prometedores, estos solo se han limitado a redes de hasta 1, 000 nodos, y varios dejan para
trabajo futuro probar los métodos en condiciones más realistas.

En esta oportunidad, tomamos el protocolo de [38] y lo llevamos a la práctica con una
simulación de una red a escala real, pudiendo hacer simulaciones de 50, 000, en presencia de
node churning, un fenómeno de intermitencia en la actividad de los nodos, ocurre en redes
del mundo real. El algoritmo que lleva a cabo la simulación da lugar es eficiente, y permite
realizar simulaciones con una complejidad Θ(T∆|V | log |V |) cuando |V | es el número de
participantes en la red , ∆ el número de conexiones por cada nodo y T es el tiempo simulado
de la red. En un computador personal moderno, esto se traduce en una simulación que puede
ser llevada a cabo en a lo máximo unas cuantas horas para redes con |V | del tamaño de
redes Blockchains reales, y T de la magnitud del transcurso de semanas. Nuestra simulación
valida los resultados de [38] en una escala real y en la presencia de node churn, y por lo
tanto, es un recurso valioso para tomar la decisión de adoptar un protocolo como el de [38] y
otros que apuntan por mejorar la latencia de propagación mediante protocolos de selección
de vecinos. Además, el código de la simulación es versátil y podŕıa permitir evaluar otro
tipo de protocolos de selección, considerar condiciones de internet adversas, y simular otras
caracteŕısticas de redes blockchain.

Métricas de desempeño

Un método relevante para la evaluación del rendimiento de redes Peer-to-Peer de miles
de agentes es la medición de funciones de distribución, en inglés Cumulative Distribution
Functions o CDFs acerca de la red [53]. En [17] se muestra que la CDF del tiempo de primer
reporte de nuevos bloques está directamente conectada con la probabilidad de que se genere
un fork ; y en [38] la métrica de desempeño usada es la curva CDF del tiempo en que los
mensajes de cada nodo se propagan a la mayoŕıa (90 %) de la red. Sin embargo, el calcular
la CDF de la métrica de [38] es Ω(|V |2), y para |V | = 50, 000 esto puede tardar d́ıas en
un computador personal moderno. Para resolver esto, desarrollamos un método estad́ıstico a
partir de la desigualdad de Azuma-Hoeffding, que permite estimar la curva usando menos de
un 3 % del tamaño de la red cuando |V | = 50000 y alrededor de 10 % para cuando la red tiene
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tamaño |V | = 10000, manteniendo el error en una magnitud despreciable, y permitiendo el
cálculo de manera rápida.

En otros estudios, como en [40], se ha mostrado interés por los efectos de la economı́a
individual de los nodos sobre el desempeño global de la red. Nosotros proponemos una métrica
de desempeño Eb[l(Tb)], que mide la latencia de propagación en redes blockchain incorporando
las heterogeneidades, como la latencia entre los nodos, las conexiones entre pares de nodos, el
poder de hash; esta métrica tiene la caracteŕıstica de ser una suma de métricas individuales
para cada nodo, coherente con los intereses egóıstas de cada uno, y que permite relacionar
el desempeño global de la red, con el desempeño local. Aparte de esto, la métrica es sencilla
de estimar mediante métodos de Monte-Carlo, y motivó el diseño de un nuevo método de
selección de vecinos, al que llamamos EdgePriority, un método que tiene eficacia similar a
Perigee, y además es bastante más liviano de simular y de implementar.

1.2. Preliminares

Aqúı se entregan algunas nociones fundamentales básicas necesarias para entender el
problema.

1.2.1. Topoloǵıa Peer-to-Peer

Una red Peer-to-Peer (o P2P) es un tipo de red de computadores descentralizada donde
los computadores (nodos) en la red comparten recursos directamente entre śı sin la necesidad
de un servidor centralizado, osea, definida en oposición al clásico modelo de cliente-servidor.
En una red P2P, cada nodo tiene la capacidad de enviar y recibir información directamente
de otros nodos en la red, como compartir recursos, archivos, ancho de banda y poder de
procesamiento.

En la red P2P de Bitcoin, cada usuario mantiene una copia del libro (ledger) público
de todas las transacciones de Bitcoin que se han realizado en la red. Cuando se realiza una
transacción, esta es anunciada en la red y validada por otros nodos, y después ser agregada
en un bloque, proceso que se detalla más adelante.

Latencia de propagación

En redes P2P como Bitcoin, se utiliza una técnica llamada flooding para propagar los
mensajes y transacciones. En el flooding, cada nodo env́ıa un mensaje a todos los demás nodos
con los que está conectado. Por limitaciones en los recursos de computación y de internet, un
nodo tiene un ĺımite de vecinos con los que mantiene conexión. En consecuencia, el flooding
esparce los mensajes como si fueran un rumor, y desde que el mensaje se emite, este pasa
por varios nodos hasta llegar, posiblemente a todos. A grandes rasgos, nos referimos a la
latencia de propagación como el tiempo máximo desde que un nodo emite una información y
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esta información se termina de propagar por toda la red. Más adelante se detallan medidas
formales más precisas.

Node Churning

El node churning es un fenómeno que ocurre en las redes P2P en el que los nodos de la
red entran y salen de la red con una alta frecuencia. Esto puede deberse a diferentes razones,
como la conexión intermitente de los nodos, la adición de nuevos nodos a la red o la salida
de nodos existentes.

El node churning puede tener un impacto negativo en la estabilidad y el rendimiento de
la red, ya que la entrada y salida frecuentes de los nodos pueden causar fluctuaciones en la
disponibilidad y la conectividad de los nodos en la red. Esto puede resultar en un aumento
del tiempo de latencia, la pérdida de mensajes o la interrupción de la comunicación en la red.

Según Bitnodes [6], cada d́ıa entran y salen aproximadamente 200 nodos mineros de
Bitcoin. El impacto de este efecto ha sido medido cuantitativamente en varios estudios [?]
[?].

1.2.2. Blockchain

Una blockchain es una estructura de datos que se utiliza para almacenar datos de una
manera segura e inmutable. Se compone de bloques de datos que se unen entre śı de manera
secuencial (y por ello forman una cadena de bloques). En Bitcoin, se usa como la base de
datos que registra las transacciones.

Hashing cryptográfico

Una función de hashing criptográfico es una función matemática que se utiliza para con-
vertir datos de cualquier tamaño en un valor de longitud fija y única. Esta función toma una
entrada de cualquier longitud y devuelve una cadena de bits de longitud fija, que se conoce
como hash o valor resumen.

Para ser considerada como una función de hashing criptográfico, debe cumplir con ciertas
caracteŕısticas importantes. Propiedad (1): debe ser resistente a invertirse, lo que significa
que debe ser dif́ıcil de invertir para encontrar la entrada original a partir del hash resultante.
Propiedad (2): debe tener la propiedad de no presentar a colisiones, que es una propiedad
similar al la inyectividad: es poco probable que dos entradas diferentes produzcan el mismo
hash. Propiedad (3): dado una cadena de longitud fija A, debe ser dif́ıcil (requerir mucho
trabajo) encontrar una entrada que produzca A.
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Hash pointers e integridad de la información

Para lograr la seguridad e inmutabilidad en las blockchain, se utilizan funciones de hash
cryptográfico.

Cada bloque contiene un hash que se calcula a partir del contenido del bloque (como las
transacciones). Este hash actúa como un valor que identifica de manera única ese bloque en
la cadena (Propiedad 2). Además, cada bloque también contiene el hash del bloque anterior
en la cadena, lo que crea una cadena de dependencias en hash. En caso de que se intentara
cambiar el contenido de un bloque, seŕıa necesario recalcular el hash del bloque, y como el
bloque siguiente contiene el hash del bloque actual, seŕıa necesario cambiar el hash de todos
los bloques posteriores en la cadena. Lo anterior no se puede evitar debido a la propiedad
(3). Esta es una caracteŕıstica importante que garantiza que los datos dentro de la cadena
de bloques sea inmutable y resistente a la manipulación, ya que permite validar la integridad
de la información de toda la cadena.

Consenso de Nakamoto

En Bitcoin, existe un incentivo monetario para la participación de la red, y este incentivo
hace posible que se mantenga un consenso sobre el estado de la red. El mecanismo que logra
esto se le llama el consenso de Nakamoto, nombre popularizado por haber escrito el paper
original de Bitcoin [44]. Este es el mecanismo permite validar y confirmar las transacciones
en la cadena de bloques de manera descentralizada.

Cada nodo de la red, mantiene una copia completa de la cadena de bloques y trabaja
en la validación de nuevas transacciones para ser agregadas a la cadena. Cuando un usuario
emite una transacción, esta se considera válida si en las transacciones anteriores el usuario
suma una cantidad suficiente de fondos a su nombre, y también, si es capaz de verificar la
validez de su identidad usando su clave pública. Los nodos que trabajan en la validación
se llaman mineros y además de validar transacciones, compiten entre śı para resolver un
problema criptográfico complejo. El primer nodo que logre resuelve el problema criptográfico
es recompensado con una cantidad de Bitcoin a su nombre y puede agregar el nuevo bloque
validado a la cadena de bloques.

El problema criptográfico que deben resolver los mineros en el consenso de Nakamoto se
llama prueba de trabajo (PoW, por sus siglas en inglés). La prueba de trabajo es un problema
criptográfico que requiere una gran cantidad de poder computacional para ser resuelto. En
el caso de Bitcoin, la prueba de trabajo se basa en la función hash criptográfica SHA-256.
Consiste en encontrar un valor hash que cumpla con ciertas condiciones predefinidas, como
tener un número espećıfico de ceros al principio del hash. Para encontrar este valor hash, los
mineros deben generar y probar diferentes combinaciones de datos y aplicar la función SHA-
256 repetidamente hasta que encuentren una combinación que produzca un hash que cumpla
con las condiciones predefinidas. Este proceso es fundamental en la seguridad de Bitcoin, ya
que garantiza que se requiere una gran cantidad de trabajo para validar y agregar nuevos
bloques.

La forma de establecer el consenso es considerar que una réplica de la blockchain contiene
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los datos consensuados, siempre que sea la que más bloques posee, dentro de todas las otras
réplicas que existen en circulación. Para entenderlo, hay que fijarse en el interés monetario
de un minero: Si tiene una cantidad moderada de recursos para generar y probar valores de
hash, le va a convenir aceptar la cadena más larga como el verdadero estado de la red, y
a partir de ella, probar y generar nuevos valores de hash para agregar un nuevo bloque y
potencialmente recibir la recompensa. De lo contrario, si elige usar una cadena más corta,
estará en desventaja contra los mineros que śı se apegan a la regla de la cadena más larga,
ya que esa cadena tiene más probabilidad de que el resto de los mineros trabajen sobre ella,
y consigan alargarla aún más. Además, si un nodo adversarial deseara comenzar a propagar
una versión alterada de la cadena de bloques, se podŕıa demostrar su invalidez al encontrar
las diferencias en los valores del hash, y como no es válida, a los mineros no les conviene
trabajar en ella, puesto que los otros mineros tampoco lo harán, obligando a esta cadena a
ser más corta que el resto. ¿Y qué sucede si hay dos réplicas con el mismo largo? En ese caso,
denominado “fork”, los nodos eligen arbitrariamente una de las réplicas (puede ser la que
primero conocieron) y siguen minando sobre ella hasta obtener un bloque, en ese momento,
la cadena puede ser más larga que la de la otra réplica, por lo que los nodos de la otra
réplica cesan de trabajar en ella y nuevamente existe un consenso, En total, el mecanismo
de consenso de la cadena con más bloques produce incentivos que permiten mantener una
réplica válida que permanecerá desarrollándose con nuevas transacciones.

Latencia de confirmación

El proceso de minado de bloques es un proceso aleatorio, en el sentido que el próximo
bloque se puede generar en un tiempo aleatorio y por algún nodo aleatorio en la red, de-
pendiendo de qué tan rápido y quién es el que logre resolver el problema criptgoráfico. Aun
para un bloque recién minado en la cadena más larga, es posible que aparezca otra cadena
sin el bloque, y con muy baja probabilidad, ella logre superar a la primera, produciendo que
el bloque mencionado se descarte. En el caso anterior se dice que el bloque no se confirmó,
La latencia de confirmación es una medida temporal de cuánto tiempo tiene que pasar para
que sea seguro que una transacción, quede en la réplica consensuada a largo plazo: dicho
en simple, una transacción de hace 1 segundo tiene una garant́ıa muy débil de seguir para
siempre en la réplica consensuada, mientras que una transacción en la réplica desde hace 1
año quedará alĺı por siempre. Según la definición de [38] “La latencia de confirmación es el
tiempo que tiene que transcurrir para que la probabilidad de que una transacción honesta
sea borrada, sea suficientemente baja”. Evidentemente, esta latencia idealmente debeŕıa ser
lo más baja posible.

Propagación de la información en blockchain (Art́ıculo de Decker y Wattenhofer)

En el art́ıculo [17] llamado “Information Propagation in the Bitcoin Network”, se describe
cómo es que el la información se propaga por la red P2P de Bitcoin, y a partir de el modelo
postula que los forks ocurren por las demoras de propagación de información en la red.

Espećıficamente, [17] habla sobre cómo se construye la topoloǵıa de la red: cada nuevo
nodo que se une consulta una tabla con direcciones de otros nodos a servidores voluntarios,
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y estos le pasan una lista de conexiones, de la cual el nuevo nodo elige una cantidad d
aleatoriamente, y en el futuro pregunta a sus vecinos por listas de conexiones, pudiendo
conectarse aśı a vecinos de vecinos, etc. También se toma del hecho de que la red P2P de
Bitcoin propaga sus mensajes por “flooding”: Al recibir un bloque, cada nodo se lo repite a
sus vecinos en caso de que los vecinos no los tengan, de esta manera, los bloques llegan a
todos los nodos. Después, realiza mediciones sobre las demoras de propagación de bloques,
y obtiene que hay una gran heterogeneidad en los tiempos que se pueden observar bloques:
Si se pone un nodo a medir observaciones de bloques, y las diferencias entre los anuncios
de un vecino y otro, se observa que algunos bloques tardan hasta 60 segundos de diferencia
en ser anunciados por vecinos distintos. Además, propone un modelo para la probabilidad
de que ocurra un “fork” después de originarse un bloque, en términos de la función f(t) =
porcentaje de nodos informados del bloque en el tiempo t ≥ 0 desde el momento inicial. Con
esa función, [17] deduce:

P[Se produzca un fork] = 1− (1− p)
∫∞
0 1−f(t)dt,

para p ∈ (0, 1). En la medida que f(t) se mantiene lejos del 100 % por un largo tiempo, la
probabilidad de un fork se vuelve 1. Para eliminar los forks, se debe buscar una manera de
que la información fluya lo más rápido posible dentro de la red.

Como mencionamos, cuando se produce un fork, existe más de una réplica en la red,
y las transacciones que están (o no) en los bloques de las réplicas en pugna pueden no
confirmarse, lo cuál significa que pueden revertirse algunos pagos. Eso es indeseable, pero
más aún, se conoce que por el mismo fenómeno, la cantidad de transferencias que se pueden
hacer disminuye en presencia de forks. Luego, disminuir la latencia de propagación, y la
probabilidad de forks es imperante para mejorar la escalabilidad de las redes blockchain,
como se discute en el art́ıculo [17].

Perigee

En un art́ıculo de 2020, llamado “Perigee: Efficient Peer-to-Peer Network Design for Block-
chains”, se propuso un método para optimizar la latencia de propagación en las redes P2P
Blockchain, mediante un tipo de algoritmo en que los nodos seleccionan las conexiones con
determinados criterios, para optimizar en conjunto el funcionamiento de la red. Lo interesan-
te de ese art́ıculo fue originar un método que usa información que produce la red al operar
normalmente, para aprovechar las capacidades de internet y de poder de minado que tiene
el resto de los nodos en la red.

El protocolo presentado por ellos toma nota de los tiempos en que otros nodos observan
bloques a través de vecinos, y selecciona un subconjunto de vecinos de acuerdo a un puntaje,
descartando todo el resto de los nodos, cambiándolos por nuevas conexiones generadas al azar.
De los protocolos, los dos más efectivos se llaman SubsetScoring y VanillaScoring, siendo el
primero el más potente.

A pesar de eso, los autores identifican algunas necesidades no resueltas. Primero, simular
una red en una escala realista, y también frente a la presencia de fenómenos como el “Node
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Churning” y con limitaciones de visibilidad al momento de generar conexiones aleatorias.
Además, destacan la necesidad de entender mejor el comportamiento de convergencia, por
ejemplo, a través de cuantificar qué tan distante es la topoloǵıa final de una topoloǵıa ideal,
al igual que encontrar una forma de definir qué es una topoloǵıa ideal para este problema.

En este trabajo el problema de reducir la latencia de propagación con el mismo enfoque del
art́ıculo de “Perigee”, a través de la simulación de un protocolo de optimización de la topoloǵıa
de la red, pero en esta oportunidad, incorporando caracteŕısticas inherentes y realistas de las
redes del mundo real: intermitencia de participantes, limitaciones en la visibilidad de nodos
y usamos algoritmos eficientes para poder llevar el número de participantes a escala real.
Además, avanzamos en proporcionar herramientas para el análisis de redes a esta escala.
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Caṕıtulo 2

Modelo de la red

En este caṕıtulo se realizan dos tareas mayores: La primera, cuya sección 2.1 se llama
“descripción de los componentes”, está encargada de proveer un modelo de la red, en el que
sea posible realizar simulaciones y llevar a cabo análisis del comportamiento de la misma. En
la segunda mitad 2.2 se realizan análisis del modelo, lo cuál permite tener una perspectiva
más profunda, con importancia para realizar simulaciones.

2.1. Descripción de los componentes

En esta sección se detallan un modelo con todos los componentes de la red. Comenzando
desde los nodos y cómo de especifica la forma en que se relaciona con los otros nodos de la
red, se sigue con las caracteŕısticas de generación de nuevas conexiones. Después, se detallan
caracteŕısticas propios de los nodos y las latencias en la red que proveen a la red de una
heterogeneidad necesaria a ser tomada en cuenta para un modelo sobre blockchains. Más
tarde, se detalla el modelo de cómo la información se propaga por la red, y cómo se calcula
el tiempo de propagación y otras informaciones asociadas. En la sección posterior se explica
cómo se puede simular churn dentro de la red. Luego, resume todo lo descrito en un objeto
llamado topoloǵıa P2P. Después viene una subsección llamada dinámica de la topoloǵıa P2P:
bucle principal, donde se describe la ley, o la dinámica por la que la simulación se rige, y que
es fundamental para el modelo y la implementación de la simulación. Se termina describiendo
las métricas de rendimiento de la red, y la información que recaban los nodos para ejecutar
sus protocolos de selección de vecinos.
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2.1.1. Nodos, preferencias, conexiones

Se denota V = {1, . . . , |V |} el conjunto de nodos que participan de la red P2P. Cada nodo
v ∈ V posee un conjunto de vecinos preferentes Γo

v ⊆ V − v con los que inicia una conexión
para propagar bloques (o mensajes). Esto se codifica en el grafo de preferencias :

Definición 2.1 (Grafo de Preferencias) Dado un conjunto de nodos V y sus vecinos pre-
ferentes (Γo

v)v∈V , se define un grafo dirigido Gpref = (V,Epref) en que una arista pertence
según:

vu ∈ Epref ssi u ∈ Γo
v. (2.1)

Debido a que v inicia una conexión con los nodos Γo
v, la red P2P puede propagar mensajes

desde v hacia algún nodo u ∈ Γo
v, o bien desde u a v. Al grafo que codifica esta relación

bilateral se le define grafo TCP:

Definición 2.2 (Grafo TCP) A partir del grafo de preferencias Gpref , se define el grafo TCP
como un grafo bidirigido GTCP = (V,ETCP), cumpliendo la condición:

uv ∈ ETCP ssi uv ∈ Epref ∨ vu ∈ Epref . (2.2)

1 2

34

5

1 2

34

5

Figura 2.1: Grafos Gpref , GTCP para V = {1, 2, 3, 4} y conjuntos de preferencias Γo
1 =

{2, 5},Γo
2 = {3, 5},Γo

3 = {4, 5},Γo
4 = {1, 5},Γo

5 = ϕ.

Mantener una conexión con otros nodos en una red supone un costo: hay un ancho de
banda limitado para transmitir información, y además, las computadoras tienen un número
limitado de sockets con los que pueden entablar conexiones. Si este no fuera el caso, el
problema de optimizar la red P2P se resolveŕıa con conectar a todos los nodos entre todos.
Un nodo puede tener a lo más dout vecinos preferentes (|Γo

v| ≤ dout) y puede ser el preferido
por a lo más din otros nodos |{v : u ∈ Γo

v}| ≤ din ∀u ∈ V .

Suposición 2.3 (Limitaciones de número de vecinos de nodos en una red P2P) El número
de vecinos TCP es finito y no escala con V . En espećıfico, existe M,N tal que,

dout ≤M, din ≤ N.

En [38] se usa M = 8, N = 25, en la realidad, el estándar Bitcoin explicita dGTCP
≤ 125.

Se denota ∆ el número máximo de vecinos entrantes y salientes del grafo GTCP.
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Observación Esto hace al grafo GTCP un grafo esparso.

Definición 2.4 (Configuración de conexión) Es una configuración individual para cada nodo
v ∈ V , una tupla de enteros (dvout, d

v
in), y detalla un ĺımite fijado en el número de nodos de

conexiones salientes y entrantes permitidas:

∀v, |Γo
v| ≤ dvout, |{u : v ∈ Γo

u}| ≤ dvin. (2.3)

Además, se exige que dvin, d
v
out ≥ 1.

2.1.2. Elección aleatoria de vecinos

Una forma de elegir vecinos es suponer que se tiene acceso a una lista completa de nodos
en V , en ese caso, a un nodo v le bastaŕıa elegir al azar los suficientes vecinos en V − v para
rellenar dvout. Sin embargo, hay que considerar que es posible que al elegir nodos en V , se elija
un nodo que ya tiene dvin vecinos entrantes. En ese caso, v puede seguir intentando.

Definición 2.5 (Elección Aleatoria con visibilidad global) Se define como un método de
elección aleatoria en que cada nodo tiene visiblidad de todo el resto. La elección debeŕıa ser
independiente e idénticamente distribúıda en V − v. En caso de que

No es dif́ıcil que si |V | · dvout < |V | · dvin, entonces cada nodo que se proponga buscar nodos
aleatoriamente eventualmente logra completar sus conjunto de nodos de salida.

La elección también puede ser con restricciones más realistas. En la red Bitcoin, no todos
los nodos se encuentran en una lista pública. Sin embargo, el estándar de Bitcoin [43] esti-
pula que los nodos pueden compartir direcciones de nodos entre śı. Estas direcciones se van
almacenando en un gestor de direcciones llamado addrman. Una forma de modelar esto es
que los nodos tengan acceso a las direcciones de los vecinos de sus vecinos, o bien, la dirección
de los vecinos a k saltos.

Definición 2.6 (Vecindad local de k saltos) Dado un nodo v ∈ V , el grafo GTCP y un entero
positivo k, se define,

V (v, k) := {u ∈ V : D(u, v) ≤ k}. (2.4)

Aqúı D(u, v) es la distancia por saltos en GTCP.

Observación Con esta vecindad local V (v, k) se logra el objetivo planteado por [38] de hacer
una simulación con limitaciones de visibilidad.

Conexiones aleatorias

Debido a que se desea implementar una simulación con este modelo, se debe buscar un
método (un programa) de cómo llevar a cabo la generación de conexiones aleatorias entre
cada v y V (v, k), teniendo en cuenta que el método debe no introducir sesgos en la forma de
selección.
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Si la generación de conexiones entre nodos fuera totalmente independiente entre cada
nodo, se podŕıa realizar de manera simple: Cada nodo v pone una lista con los nodos de
L (que puede ser V − v o V (v, k) − v dependiendo del grado de visibilidad), luego genera
una permutación aleatoria de L y elige los primeros drandom elementos de acuerdo a esta
permutación. Este método tiene un problema, y es que como las conexiones entrantes a un
nodo son limitadas por dvin, podŕıa ser que dos nodos u,v elijan aleatoriamente un nodo w
que solo tenga para una única conexión más. En ese caso, u o v podŕıan bloquear la conexión
del otro. ¿Cómo decidir la prioridad? En vez de buscar una respuesta definitiva, se plantea
el siguiente método:

Se mantiene una estructura de datos R que tiene la posibilidad de extraer elementos al
azar, uniformemente. Cada nodo v, independiente del resto, puede publicar en R un elemento
llamado solicitud (v, vr) explicitando la identidad del nodo v y el número de conexiones
aleatorias que necesita, rv ∈ N. No se puede solicitar con rv = 0. Luego, mientras no se
estén publicando solicitudes, R extrae un elemento al azar, (v, rv) y el elemento v gana la
posibilidad de elegir un nodo al azar en V (v, k) ∩ {u : |{w : u ∈ Γo

w}| < duin}, actualizándose
la solicitud a (v, rv − 1) si rv > 1, y no se hace nada en el otro caso. Luego R repite el
procedimiento hasta que no tenga solicitudes pendientes.

La estructura de datos tarda tiempo O(
∑

v∈V vr) en recibir, y también en procesar todas
las solicitudes. Por ahora se prefiere no profundizar en los detalles de esto, pero si se desea,
el análisis e implementación está en A.2 y A.2.2 del anexo, y se vuelve a tocar nuevamente
más adelante.

Inicialización: Fase Bootstrap

En el estándar de Bitcoin y otras redes peer-to-peer, los nodos entran en conexión con la
red a través de una tabla pública en la que seleccionan una cantidad de vecinos al azar para
contactarse. Aśı se forma su conjunto Γo

v original. En el modelo, para inicializar la red P2P, se
considera que existe una tabla única NodePool (R como en la subsección anterior) en la que
todos los nodos pueden encontrar a todo el resto de los nodos. Como existe el incentivo para
cada nodo de tener buena conexión al resto de la red, la selección original debeŕıa cumplir
|Γo

v| = dvout.

En una simulación, es necesario inicializar la red P2P de alguna manera, y en este caso, se
usa el esquema descrito de selecciones aleatorias, pero en esta primera inicialziación, se utiliza
la visibilidad global. es decir, durante esta fase, cada nodo puede potencialmente conectarse
a cualquiera. A esto se le llama fase Bootstrap. Después de la inicialización, se considera usar
V (v, k) para simular el hecho de que los nodos comparten vecinos entre śı.

Observación Si todos los nodos mantuvieran el mismo dvout = k, y las selecciones de con-
juntos son independentes y uniformes, el grafo GTCP tendŕıa la estructura del grafo GV,k−out.

En el mundo real, es común encontrar que las redes no son realmente homogeneas, existien-
do nodos con una gran cantidad de conexiones mientras que otros con muy bajas conexiones.
A la vez, es bastante probable de que, independiente de que la mayoŕıa los nodos no estén
conectados entre śı, exista un número pequeño de saltos necesarios para recorrer toda la red.
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Este fenómeno se comparte con otros tipos de redes, como las redes sociales, y las redes
resultantes se pueden comparar con los modelos de Watts-Strogtaz y de Barabási-Albert.

2.1.3. Heterogeneidad de la red

Al modelar una red blockchain, es necesario incorporar con caracteŕısticas que diferencian
el rendimiento de cada nodo en la red. Existen nodos que poseen fuerte poder criptográfico, y
también nodos que tienen una muy buena conexión a internet. A continuación se incorporan
estas caracteŕısticas de heterogeneidad, importantes para para describir el comportamiento
de la red blockchain.

Suposición 2.7 (Caracteŕısticas de los nodos y de la internet) Se asume que las siguientes
condiciones cambian de manera lenta en el tiempo, por lo que se consideran constantes del
problema:

• Todo nodo v ∈ V posee un poder computacional para producir bloques Fv ≥ 0.

• La capacidad de un nodo v de ser el que genera un bloque en determinado momento,
está dado según su poder criptográfico en comparación con el resto. En concreto, según
el valor en una distribución de poder de hash (fv : v ∈ V ) en la que fv := Fv/

∑
u∈V Fu.

Es una distribución de probabilidad.

• La generación de un bloque sucede en un espacio de probabilidad, que se denota por
conveniencia (Ωf ,Pb). Los nodos que se originan se identifican con nodos en V , y están
dados por variables aleatorias b1, . . . bn, . . . : Ωf −→ V independientes e idénticamente
distribuidas, según la ley:

Pb[bi = v] = fv ∀v ∈ V, ∀i ∈ N. (2.5)

• Para comunicar un bloque desde un nodo u hacia otro v, ocurre una demora (latencia)
especificada por luv ≥ 0. No necesariamente se tiene que lvu = luv. En ocasiones, se
escribe luv como ∆u + ∂(u, v), descomposición que toma ∆u como el tiempo inherente
que el nodo u tarda en procesar un bloque antes de propagarlo, y ∂(u, v) el tiempo que
tarda el mensaje viajar por la internet. Se exige que la función l cumpla:

luv = l(u, v) l : V × V → R+
0 , l(u, u) = 0 ∀(u, v) ∈ V × V. (2.6)

En la práctica y en las simulaciones, luv debeŕıa medirse en milisegundos ([ms]). En
la posterior implementación, se llama a l topoloǵıa de internet. Cabe notar que no es
de la topoloǵıa de red porque captura los posibles pesos entre todos los nodos de V , e
idealmente la topoloǵıa de red debeŕıa aprovecharse eficientemente de la topoloǵıa de
internet.
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2.1.4. Propagación de la información

En el modelo, se incorpora una suposición de cooperación egóısta para la comunicación de
bloques: Debido a que existe la presencia de un protocolo de selección de vecinos que prioriza
la veloz propagación de la información, los nodos tendrán el incentivo de propagar los bloques
a sus vecinos tan pronto como sea posible, pues de lo contrario, actuaŕıan en contra de sus
propios intereses de mantenerse bien conectados con el resto de la red, ya que correŕıan el
riesgo de ser desconectados por sus vecinos al no entregar la información a tiempo, siendo
comparativamente menos deseables que otros vecinos.

Suposición 2.8 (Propagación de bloques por TCP) Si dos nodos u, v ∈ V están conectados
por TCP, entonces se propagarán mutuamente los bloques que observen, tan pronto como sea
posible (excluyendo propagar b desde u a v si v propagó b a u).

Observación En las redes P2P reales, este tipo de incentivos se consideran necesarios para
que los nodos participantes desempeñen roles colaborativos. Se puede ver el mecanismo de
Choking en BitTorrent [12], o bien [53] en otras redes más generales.

Con lo anterior, ya se puede definir el tiempo de propagación de un bloque, y otras
estructuras en la comunicación.

Definición 2.9 (Tiempo de propagación y predecesores) Se define t(b, w) como la demora
en tiempo de propagación de un bloque b hasta un nodo w:

t(b, w) := mı́n





∑

uv∈E(
−→
P )

luv :
−→
P es camino en GTCP con extremos b, w



 . (2.7)

También se puede interpretar t(u, v) como la demora en tiempo de propagar un bloque entre
u hasta v. Notar que la definición descansa en las suposiciones 2.8 y 2.7. Aparte, se asume

que el camino
−→
P que minimiza (2.7) es único, en la suposición 2.10. Dado que

−→
P es único

en Gpref , para cada b, se dirá que para un par de nodos u, v ∈ V ,

u es predecesor de v para b si u fue el primero en propagarle b a v.

Esta relación se denotará por u →b v, o también u = predb(v). La relación define un grafo
dirigido aćıclico en V , que se denota Tb. En el caso en que GTCP es conexo, Tb conecta b con
todos los nodos, y sus aristas se pueden interpretar como un árbol generador. Por convención,
t(b, v) = +∞ y predb(v) = −1 si b, v no existe un camino entre ellos a través del grafo GTCP.
Además, predb(v) = v siempre que v genera b (y también t(b, v) = 0).

Se agrega la suposición de unicidad de
−→
P :

Suposición 2.10 Para cada b ∈ V,w ∈ V , existe un único
−→
P que realiza el tiempo de

propagación (2.9). Esta es una suposición simplificatoria. Es poco probable que existan dos
caminos de conexión que tarden exactamente lo mismo.

El arreglo (t(b, u) : u ∈ V ) y el grafo Tb se pueden calcular usando el algoritmo de Dikjstra.
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2.1.5. Nodos activos e inactivos: simulando Churn

Una forma de aumentar el realismo de la simulación es considerar que existen nodos que
no están activos en la red. Nodos que no generan bloques; que si bien, pueden estar en la lista
de conexiones preferentes, no transmiten información; y tampoco realizan procesamiento ni
selección de vecinos.

La forma de incorporar esto en el modelo, es definir un conjunto U ⊆ V de nodos inactivos,
y considerar en las estructuras anteriores a GTCP (2.2) como el grafo (V,ETCP):

uv ∈ ETCP ssi (uv ∈ Epref ∨ vu ∈ Epref) ∧ (u ̸∈ U ∧ v ̸∈ U).

Es decir, las conexiones transmiten información siempre que algún nodo sea preferencial
de otro, y ninguno de los nodos sea inactivo. Aparte de eso, es necesario re-calcular el poder
criptográfico que da forma a la ley P[bi = v] (2.5) solo considerando que los nodos activos
pueden generar bloques:

P[bi = v] =

{
Fv/

(∑
u∈V−U Fu

)
v ∈ V − U,

0 v ∈ U.
(2.8)

El conjunto U ⊆ V puede ser cambiado dinámicamente por factores internos o externos.
Notar que si U = ϕ, las definiciones anteriores son idénticas con las nuevas. Una forma de
simular churn es mediante la entrada y salida de nodos en y hacia fuera de U de forma
aleatoria.

2.1.6. Topoloǵıa P2P

Ya se tiene una descripción de los componentes fundamentales de la red. A partir de esto,
se condensa en una sola estructura: Se define la topoloǵıa P2P como el conjunto de nodos, su
estado de actividad, la manera en que están conectados, las demoras de comunicación entre
ellos, y la distribución de poder de hashing.

Definición 2.11 (Topoloǵıa P2P) Dado V un conjunto de nodos, de los cuales U ⊆ V son
inactivos, con el grafo de preferencias Gpref , su correspondiente grafo de conexiones GTCP y
una colección de latencias par a par l : V × V → R+

0 , y una distribución de poder de hash
(fv : v ∈ V ), se define topoloǵıa P2P como la tupla N :

N = (V, U,Gpref , GTCP, (luv)(u,v)∈V×V , (fv)v∈V ) (2.9)
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2.1.7. Dinámica de la topologia P2P: Bucle Principal

Ahora se define cómo es que la topoloǵıa P2P evoluciona en el tiempo. La red está cons-
tantemente procesando transacciones, que los nodos consolidan en bloques, y estos bloques se
propagan como mensajes por la red. Debido al esquema de Proof of Work, los bloques válidos
son propagados cada cierto tiempo, en orden de minutos. En [38] se propone que el algoritmo
de selección de vecinos utilice los bloques recibidos por los nodos como las observaciones que
se usan para decidir la selección de vecinos. Debido a esto, la topoloǵıa P2P evoluciona a
medida que se originan bloques válidos en la red. Hay que considerar que la propagación de
bloques tarda minutos; que la ejecución de un algoritmo de selección por parte de un nodo
tarda milisegundos; y el establecer o cerrar una conexión tarda un par de segundos. Por ende,
es extremadamente poco común que la propagación de un bloque ocurra al mismo tiempo que
un vecino se desconecte o se conecte a otro: lo primero ocurre tras varios minutos, mientras
que los cambios topológicos ocurren cada a lo más, unos segundos, y tras observarse un nuevo
bloque. El hecho de que los bloques se originan en un orden de tiempo mayor a la ejecución
de las rutinas de procesamiento, descarte y establecimiento de nuevas conexiones, es posible
suponer que la propagación de los bloques se realiza mayoritariamente mientras Gpref , GTCP

están fijos.

Suposición 2.12 (Propagación de bloques es con la topoloǵıa congelada) La propagación
de bloques ocurre mientras Gpref , GTCP están congelados.

Se puede resumir esta dinámica en un bucle infinito que se define como el bucle principal :

Definición 2.13 (Bucle Principal) Mientras la red esté activa, se ejecuta el bucle principal:

1. Algún nodo u ∈ V genera un bloque bi que se propaga por la red. bi (o u) está dado por
una muestra de las variables aleatorias de (2.5).

2. Los nodos en v ∈ V reciben la información del bloque bi en tiempo t(u, v) y gracias a
sus predecesores en Tu.

3. Los nodos v ∈ V que observan bi ejecutan su rutina de procesamiento.

4. De acuerdo a lo observado, los nodos v podŕıan elegir desconectarse de algún vecino
preferente.

5. De acuerdo a sus intereses, los nodos v podŕıan buscar entablar conexiones con nuevos
nodos, seleccionados de manera al azar.

6. Repetir desde 1.

Los pasos 3 y 4 se realizan en cada nodo de manera independiente. A pesar de eso, el paso
5 no puede hacerse de manera independiente entre nodos puesto que dependiendo del orden
de conexiones entre nodos, se puede producir un conflicto con la configuración de conexión
(2.4).
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El bucle principal no queda totalmente definido; es necesario detallar más los pasos. Más
adelante, en la sub-sección 2.1.9 se definen posibles mecanismos de cómo es que los nodos
realizan sus observaciones en y ejecutan sus rutinas de procesamiento (paso 3) y descarte de
vecinos (paso 4) a partir de observaciones; En 2.1.2 se definen mecanismos para la elección
aleatoria de vecinos (paso 5).

2.1.8. Métricas

En esta sección se definen formas de evaluar el rendimiento de la topoloǵıa P2P, en función
de qué tan eficiente es para propagar la información a tiempo. Se asume que GTCP es conexo.

Métrica de percentiles

Una métrica importante es la que se usa en [38]. Esta métrica cuantifica el tiempo necesario
para que un bloque llegue desde un nodo v a suficientes nodos en la red, en el sentido de que
esos nodos posean el 90 % del poder criptográfico.

Definición 2.14 (Métrica de percentiles λα
v ) Sea N la topoloǵıa P2P como en 2.11. Sea

v ∈ V , y α ∈ (0, 1) un porcentaje. La métrica objetivo λα
v es el tiempo que un bloque de v

tarda en propagarse hasta una α porción del hash de la red,

λα
v := mı́n




t ≥ 0 :

∑

u∈V :
t(v,u)≤t

fu ≥ α





(2.10)

En esta definicion t(v, u) es la interpretación nodo-nodo de 2.9. Si se escribe λv sin especificar
α, entonces se asume que α = 90 %, como la métrica central en [38].

Se define la métrica de percentiles global, λα como la CDF de todos los valores λα
v :

λα := CDF(λα
v : v ∈ V ) = (F (t))t∈R =

{
t −→ F (t) =

1

|V |
∑

v∈V
1λα

v≤t

}
. (2.11)

Idealmente, la curva CDF debeŕıa concentrar su masa de probabilidad en el menor valor
posible. Eso significaŕıa que la gran mayoŕıa de los nodos en V tardan poco tiempo en propagar
sus mensajes al porcentaje α de hashing en la red.

Observación Ya que Pb es una medida de probabilidad, se puede ver que la métrica λα
v es

igual a:
λα
v = mı́n {t ≥ 0 : Pb[Wt,v] ≥ α}

Aqúı, Wt,v ⊆ Ω son los los eventos Wt,v := {ω ∈ Ωf : t(bi(ω), v) ≤ t}. t̂ = λα
v es el mı́nimo

tiempo en que esta probabilidad sobrepasa α, y esta probabilidad es la de que el siguiente
bloque tarde en comunicar la información en tiempo t̂. El interés egóısta de minimizar esta
función es porque v está minando bloques para ganar la recompensa monetaria, pero esta
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recompensa solo se obtiene si su bloque v es el elegido en la cadena más larga. Entonces, a v
le interesa que gran parte de la red (ej: el 90 % del poder de hashing) esté lo suficientemente
cerca para que su bloque sea agregado antes de que otro nodo genere un bloque. Por otro
lado, al informarse en un tiempo bajo, v también evita desperdiciar cálculos en un puzzle
criptográfico que puede ya haber sido resuelto en un bloque válido.

Figura 2.2: CDF de la métrica λα para una inicializada aleatoriamente, para una red de
V = 10,000 nodos y α = 90 %. La curva fue calculada por fuerza bruta. Las ĺıneas grises
demarcan los percentiles 0, 50 y 100 y las pequeñas barras verdes son el promedio de la
muestra censurada entre los percentiles 0 y 50, y en los percentiles 50 y 100.

La CDF otorga una perspectiva cuantitativa y cualitativa del comportamiento de la red,
por ejemplo, en la figura 2.2 se observa la curva para una red inicializada aleatoriamente,
sobre una topoloǵıa en que los nodos se incrustan en [0, 1]20 y luv = ||x − y||/

√
20[s]. Bajo

esa topoloǵıa, cualquier nodo tarda en mandar un mensaje directo a cualquier otro en 1[s],
porque esa es la latencia máxima posible (la diagonal de [0, 1]20), sin embargo, el tiempo
para propagar mensajes por la red a el α = 90 % de la red, el tiempo puede variar entre
1, 10 hasta 1, 40[s], centrándose con el 50 % de los nodos tardando un poco más de 1, 22[s].
Además, el gráfico nos muestra que la cantidad λα

v distribuye de manera muy similar a una
variable aleatoria normal. La figura 2.3 muestra otras dos curvas, la CDF de una red recién
inicializada (azul) y la CDF de una red que lleva ejecutando un protocolo de selección de
vecinos, por 1,000 bloques. En la figura se puede apreciar que dado que la curva verde está
“corrida a la izquierda”, produciendo una disminución generalizada de la latencia.
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Figura 2.3: Curvas CDFs para contrastar una red inicializada al azar (azul) con la misma red
tras 1,000 bloques propagadados bajo protocolo de selección de vecinos (verde). V = 10,000
nodos y α = 90 %. La curva fue calculada con una muestra aleatoria de 500 nodos por curva.
Las ĺıneas grises demarcan los percentiles 0, 50 y 100 y las pequeñas barras son el promedio
de cada muestra, censurada entre los percentiles 0 y 50, y en los percentiles 50 y 100.

Métricas de tiempo esperado

Otra métrica interesante viene de utilizar el comportamiento en probabilidad. Hay que
recordar que u →b v denota que el bloque b fue transmitido por primera vez desde u hacia
v, entre todos los vecinos de v en GTCP, denotados por N(v).

En base a esto, se puede formar la siguiente métrica para v:

Definición 2.15 (latencia ponderada individual)

Sv :=
∑

u∈N(v)

l(u, v) Pb[u→b v] =
∑

u∈N(v)

l(u, v) Eb[1u→bv]. (2.12)

Notar que Sv es (casi) una combinación convexa de las latencias de sus vecinos.

Observación Sv no es necesariamente una combinación convexa: si la red es conexa, enton-
ces,

1 = P[v →b v] +
∑

u∈N(v)

P[u→b v],

y la magnitud P[v →b v] = fv puede ser positiva.
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La latencia ponderada individual es interesante por el siguiente cálculo:

∑

v∈V
Sv = Eb


∑

v∈V

∑

u∈N(v)

luv 1u→bv


 (2.13)

= Eb

[∑

v∈V

∑

u∈V
luv 1u→bv1u∈N(v)

]
(2.14)

= Eb

[∑

v∈V

∑

u∈V
luv 1u→bv

]
(2.15)

= Eb


 ∑

uv∈E(Tb)

luv


 (2.16)

= Eb [peso de latencias l de aristas de Tb] (2.17)

Minimizar
∑

v Sv significa globalmente minimizar las latencias de todo el conjunto de
aristas que por primera vez informan los bloques a los nodos (en valor esperado sobre los
bloques generados).

Definición 2.16 (latencia global esperada)

S :=
∑

v∈V
Sv = Eb


 ∑

uv∈E(Tb)

luv


 . (2.18)

Observación La latencia global esperada contabiliza la latencia sólo de las aristas utilizadas
para propagar mensajes por la red, y las pondera por la cantidad de veces que son usadas
en por bloques generados según la ley f . Por ejemplo, podŕıa existir una red con una gran
cantidad de conexiones innecesarias, es decir, que no sirven como via de primera información
de bloques (no están en Tb) y además de muy alta latencia, pero que estas aristas no pesen
en la métrica puesto que no serán usadas para propagar mensajes.

Se nota que para cualquier b, Tb es conexo, y por lo tanto, se puede deducir que S es
mayor al peso de latencia del árbol generador de peso mı́nimo (AGPM) de GTCP y también
se sabe que el AGPM no depende de b (aleatorio), pese a eso, el peso de AGPM no sirve para
reflejar la heterogeneidad en la latencia de propagación que se da por los distintos oŕıgenes
aleatorios de b. Es preferible tener un métrica que considere eso, pero puede servir tener una
cota inferior. Como corolario de lo anterior, un AGPM del grafo completo KV con pesos de
aristas luv es cota inferior de S para cualquier GTCP. (Nota: para este párrafo se asumió que
luv = lvu, para que AGPM tenga el sentido clásico).
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2.1.9. Observaciones y selección de vecinos

La decisión sobre qué nodos contactar es el único poder que tienen los nodos de mejorar su
condición en la red, pero ¿Cómo puede un nodo tomar una decisión inteligente para establecer
sus preferencias? En [38] abordan el problema a traves de observaciones, que permiten a cada
nodo informarse del estado de la red y aśı cambiar sus preferencias. A continuación se definen
las observaciones principales de [38], pero también se añaden otras que pueden ser importantes
para la formulación (e implementación) de una simulación más general.

Definición 2.17 (Observaciones) Sea N una topoloǵıa (2.11), se considera Tb, predb(·), t(·, ·)
como en 2.9. Sea v un nodo, y una colección de bloques B = {b1, . . . , bn} en la misma
componente conexa que v (estos bloques seŕıan los que fueron posibles de percibir por v), se
definen algunos arreglos que v puede utilizar para tomar decisiones:

- Primeros tiempos: arreglo con el primer momento en que v se entera de cada b ∈ B,

(tbv := t(b, v) : b ∈ B) (2.19)

Como b, v están en la misma componente conexa, tbv < +∞.

- Predecesor: arreglo de vecinos que primero propagan b ∈ B a v,

(predb(v) : b ∈ B) (2.20)

- Latencias entre vecinos: el arreglo

(luv : u ∈ NGTCP
). (2.21)

- Tiempos de los vecinos: (
tbuv : b ∈ B, u ∈ NGTCP

(v)
)

(2.22)

Aqúı,

tbuv :=

{
t(b, u) + luv si predb(u) ̸= v

+∞ si predb(u) = v

Es decir, el tiempo en que los vecinos propagan b hacia v, la condición predb(u) ̸= v
excluye que el bloque haya sido propagado desde v a un vecino u.

Hay que notar que estas definiciones descansan en la suposición 2.8. Ahora se definen las
observaciones normalizadas.

Õv = (tbuv − tbv : u ∈ Γo
v, b ∈ B) (2.23)

Comentario: En una red real, los tiempos en que los bloques se observan no cumpliŕıan
t(b, b) = 0 puesto que los bloques se debeŕıan estampar con el tiempo de origen (̸= 0). Un
buen modelo de este fenómeno de esto añadiŕıa el tiempo en que se originan tb ∈ R y el
tiempo de propagación para aśı contar con el tiempo real en que los bloques se observan. A
pesar de esto, como los protocolos propuestos trabajan con Õv, y por lo tanto, el tiempo tb
se cancelaŕıa en la definición, por lo que no es necesario expresarlo y el modelo queda más
simple para trabajar.
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A partir de Õv, los nodos v tienen información con la cual comparar las demoras en tiempo
que sus vecinos son capaces de propagar bloques. La forma propuesta de comparar esto
en [38] es mediante 3 algoritmos: VanillaScoring,UCBScoring, SubsetScoring, de los cuales,
se elige no abordar el segundo, porque añade excesiva complejidad al protocolo y porque
SubsetScoring lo excede en las ventajas de sus resultados.

Definición 2.18 (Selección de vecinos, protocolos Perigee) Dado un conjunto de bloques
B propagados, un nodo v ∈ V junto con sus observaciones (2.17) y parámetros dscored ∈
[dout], α ∈ (0, 1), se definen los algoritmos VanillaScoring, SubsetScoring, que generan una
decisión KeepNeighbors ∈ {0, 1}Γo

v sobre que vecinos mantener y descartar.

• VanillaScoring: Para cada u ∈ Γo
v se genera el arreglo (tbuv − tbv : b ∈ B) y se calcula un

puntaje score(u), definido por el percentil α del arreglo. A partir de (score(u) : u ∈ Γo
v),

se eligen los primeros dscored vecinos. i.e:

– ∀u ∈ Γo
v, score(u) := percentilα(tbuv − tbv : b ∈ B).

– KeepNeighbors← (keep(u) : u ∈ Γo
v)

Aqúı,

keep(w) :=

{
1 si score(w) es de los dscored menores de (score(u) : u ∈ Γo

v),

0 si no.

En la práctica, pueden ocurrir empates entre score(u). El caso más prevalente, es cuan-
do más de un nodo u tiene score(u) = +∞, en el cual simplemente se decide el empate
de manera arbitraria (En la implementación en código, se prefiere el con menor u co-
mo número natural). Para α = 90 % es una imposibilidad matemática que más de un
u cumpla score(u) = 0. El otro caso es que score(u) se repita en un número distinto de
{0,+∞} pero esto queda descartado por la suposición 2.10, ya que esto necesita de que
existan dos caminos distintos de misma latencia.

• SubsetScoring:

En este caso, en vez de elegir nodos u ∈ Γo
v solo según los puntajes de cada uno por

separado, se elige de acuerdo a un criterio que tiende a aprovecharse de aquellos nodos
que se complementan entre śı. Primero, de forma análoga a VanillaScoring, se elige un
nodo u∗ que minimice score(u), luego, se modifican los arreglos de tiempos de tal forma
que el siguiente nodo u∗∗ a elegir se complemente con u∗, luego el resto de los nodos se
complementa bien con {u∗, u∗∗} y aśı. . .

En forma de algoritmo:

– seleccionados← ϕ.

– Mientras |seleccionados| < dscored:

∗ ∀u ∈ Γo
v − seleccionados,

∗ temp← (mı́n{tbuv − tv,mı́n{tbxv − tbv : x ∈ seleccionados}} : b ∈ B)

∗ Calcular:
score(u) := percentilα( temp[b] : b ∈ B) (2.24)
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∗ u∗ ← argmin{score(u) : u ∈ Γo
v − seleccionados}.

∗ seleccionados ← seleccionados ∪ {u∗}.
∗ repetir.

– KeepNeighbors ← (1u∈seleccionados : u ∈ Γo
v).

En ambos algoritmos, el número de nodos seleccionados es dscored y la complejidad temporal
es polinomial c/r a |B|,|Γo

v|.

Nuestro protocolo original EdgePriority se define de manera similar:

Definición 2.19 (Selección de vecinos, protocolo EdgePriority) Dado un conjunto de bloques
B propagados, un nodo v ∈ V junto con sus observaciones (2.17) y parámetros dscored ∈
[dout], α ∈ (0, 1), el algoritmo genera una decisión KeepNeighbors ∈ {0, 1}Γo

v sobre que vecinos
mantener y descartar.

• ∀u ∈ Γo
v,

score(u) :=
1

|B|
∑

b∈B
1u→bv. (2.25)

• KeepNeighbors← (keep(u) : u ∈ Γo
v)

Aqúı,

keep(w) :=

{
1 si score(w) es de los dscored mayores de (score(u) : u ∈ Γo

v),

0 si no.

Se puede notar que si B es lo suficientemente grande, y fue muestreado según Pb (2.7),
la ley de grandes números establece que,

score(u) =
1

|B|
∑

b∈B
1u→bv ≈ Eb[1u→bv] = Pb[u→b v]. (2.26)
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2.2. Análisis

En esta sección se analizan varias componentes del modelo. Primero, se examina el com-
portamiento de la selección aleatoria que se propuso anteriormente, con fin de exponer que
propiedades tiene y argumentar que sus caracteŕısticas son razonables para coordinar la ge-
neración de nuevas conexiones. Después, se examina cómo se comporta la conexidad y el
diámetro en una red inicializada al azar. Por razones de tamaño, la aleatoriedad genera
cierta regularidad, y es importante entenderla porque sus caracteŕısticas se relacionan con
la latencia de propagación en la red. Seguido de eso, viene la sección más extensa, en que
se dan motivaciones para usar EdgePriority, apoyándose en problemas de optimización y
el grafo de propagación Tb. Después de eso, vienen secciones más ligadas a la complejidad
computacional de las operaciones. Se discute sobre la complejidad computacional de calcular
las métricas exhaustivamente, y de cómo mitigar aquella complejidad usando estimaciones
estad́ısticas. Finalmente, se analiza la complejidad computacional de ejecutar una simulación
con el modelo planteado.

El procedimiento realizado para generar el procesamiento de nuevas conexiones aleatorias
sin bloqueos no es exactamente cómo funciona la realidad, sin embargo, tiene las siguientes
propiedades:

No hay bloqueos: Es sencillo notar el hecho de que solo un nodo tenga permiso para formar
una conexión aleatoria en durante cada etapa del procedimiento elimina la posibilidad de los
bloqueos mencionados.

Se tiene independencia entre las resoluciones de solicitudes: Debido a que las selecciones
aleatorias se realizan de manera independiente, el tiempo para v entre una conexión aleatoria
y la siguiente es independiente de sus conexiones anteriores

El número esperado de ciclos de R para que v complete sus solicitudes es:

TN(R)
vr =

rv
rv + 1

(N(R) + 1), N(R) =
∑

v

rv. (2.27)

Los detalles para derivar la fórmula dependen de formular el fenómeno como una cadena
de Markov, y se encuentran en el anexo A.2. Intuitivamente, la estructura de datos R es
como una urna con bolitas, en la que v pone rv bolitas que le pertenece, y TN

vr es el número
esperado de bolitas que hay que extraer de la urna (sin reponer) para que v vuelva a ver
las rv bolitas que ingresó. La fórmula (2.27) permite interpretar que R mezcla bastante las
bolitas/solicitudes, puesto que si se pone vr = 1, v tendrá que esperar aproximadamente
(N + 1)/2, aproximadamente que salga la mitad de las solicitudes en la urna antes de ver
salir la suya. Profundizando, para k más grande, TN

k ≈ (N+1), osea que si v ingresan muchas
solicitudes, será esperable tener que estar hasta casi el final del procesamiento de solicitudes
para que se logren realizar todas las solicitudes propias de v. Lo anterior es simétrico para
todos los nodos, y por lo tanto, si por ejemplo, todos ingresan rv ≈ 10, todos tendrán que
esperar, en promedio, el 90 % del proceso total de las solicitudes en la urna para terminar
sus solicitudes.

El método no es una respuesta definitiva, pero tiene propiedades razonables para el
propósito que se usa: simetŕıa, independencia, y que todos los nodos tardan una cantidad
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comparable de tiempo entre ellos para acabar con sus conexiones.

En la sección de implementación se muestra una estructura de datos concreta para realizar
el procedimiento.

2.2.1. Garant́ıas de conexidad y diámetro

Es de vital importancia para una red P2P Blockchain que los mensajes se propaguen por
toda la red. Más aun, es importante tener garant́ıas sobre la conexidad del grafo GTCP puesto
que facilita analizar otras propiedades de la red. En 2.1.2 se explicó que al inicializar la red,
los nodos inician conexiones hacia otros, elegidas aleatoriamente, según el parámetro dvout. Si
se define k := mı́n{dvout : v ∈ V }, este procedimiento genera un grafo que contiene al grafo
aleatorio GV,k−out, y por lo tanto, con alta probabilidad, el grafo es k−conexo ([24], Teorema
18.2). Por otro lado, en 2.13 y 2.1.2, se detalla que periódicamente los nodos están eligiendo
nuevas conexiones. Si la elección de vecinos es con visibilidad global (2.5), entonces la red
estaŕıa formando subgrafos del tipo GV,k−out, pero con un parámetro menor (k = mı́n{kv :
v ∈ V }, kv = dvout − dscored). En el caso en que la visibilidad es local (2.6), no existe tal
resultado. A pesar de eso, es posible intuir que el comportamiento de seleccionar vecinos con
buenos tiempos de propagación, no debeŕıa perjudicar la conexidad, aunque esto debeŕıa ser
comprobado. El comportamiento de la conexidad en una red con visibilidad local podŕıa ser
estudiado mediante simulaciones y algoritmos para calcular conexidad fuerte en digrafos [13].

Más allá de la conexidad, puede ser interesante conocer sobre el tiempo máximo que tarda
un mensaje en propagarse por la red bajo la latencia l, que se llama diaml(GTCP):

diaml(GTCP) := máx{t(u, v) : u, v ∈ V },
Se puede chequear que diaml(GTCP) = máxv∈V λα

v si α = 1 (bajo cierta condición en (fv)v).
Además, se puede notar que si (luv) está acotada por L ∈ R+

0 , entonces,

diaml(GTCP) ≤ L · diam(GTCP).

Donde, diam(G) es el diámetro por saltos en G. Para el modelo GV,k−out, existe la garant́ıa de
que con alta probablidad, diam(GV,k−out) es asimptóticamente log2k(V ). Esto es bueno para
los casos de inicialización por bootstrap, y también 2.5, ya que el diámetro está acotado por
el diámetro de los subgrafos (GV,k−out como en el análisis de conexidad).

Para el caso de elección de vecinos por visibilidad local, otra forma de pensar en este
problema es comparar con otros grafos de redes aleatorias, como el modelo de Barabási-
Albert. En ese modelo, se genera un grafo aleatorio paulatinamente incorporando nuevos
nodos; al ingresar un nuevo nodo v, este se conecta a otro nodo u con probabilidad pu =
du/

∑
w∈V dw [24] [8]. En este modelo, los nodos con más conexiones aumentan su probabilidad

de conseguir aún más vecinos, y esto da a lugar una serie de propiedades interesantes. En
particular, se ha demostrado ([?] [8]) que ese grafo tiene diámetro asimptóticamente log |V |,
y versiones aún más realistas tienen diámetro asimptóticamente log |V |/ log log |V |, con alta
probabilidad.

El análisis anterior sobre el diámetro puede sonar un poco contradictorio con lo observado
en la realidad. Si se piensa que la latencia L = supuv luv no es tan elevada en el mundo (sea,
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2 segundos) y que las redes son de decenas de miles de nodos, pues entonces, teóricamente
cada mensaje se podŕıa propagar en L log |V | ≈ 10[s]. Según las mediciones de [17], existen
mensajes que los nodos se enteran con diferencias de hasta 50 y 60 segundos. El problema
está en que no se asume que exista un protocolo de selección de vecinos que los incentive a
propagar los mensajes lo más rápido posible, como se asume en 2.8. Por lo tanto, es posible que
muchos mensajes/bloques queden a la espera de ser comunicados, al menos en las redes como
Bitcoin. Afortundamente, este fenómeno se puede aproximar con nuestro modelo, mediante
la alteración arbitraria de luv. Por ejemplo, podŕıa elegirse que un 50 % de los nodos usen
una latencia de propagación de mensajes con una espera, ˆluv = luv + 10[s], y los resultados
de dicha espera podŕıan ser medidos mediante experimentos.

Para finalizar esta sección, se menciona que el problema de calcular diámetros es me-
dianamente costoso computacionalmente. Si bien, existen algoritmos O(|V |2 log |V |) para
calcularlos exactamente en grafos esparsos, esto puede tardar bastante para |V | = 50, 000.

2.2.2. Motivación Edge Priority

Aqúı se entregan motivaciones para usar el protocolo EdgePriority, definido en 2.19. Se
recuerda que en el protocolo cada v selecciona un subconjunto de vecinos (los vecinos salien-
tes/preferentes Γo

v) para ser descartado, en la medida que sean los menores al ser evaluados
por el puntaje:

score(u) =
1

|B|
∑

b∈B
1u→bv ≈ Pb[u→b v].

Este puntaje se evalua durante una ronda en que v observa un conjunto B de bloques
propagarse por la red. Si score(u) = 0, es casi seguro que u será descartado en la ronda.
Todos las conexiones a nodos descartados se reemplazan en seguida por conexiones a nodos
seleccionados aleatoriamente.

Problema de optimización individual

Primero, suponer que la red está dada por un grafo G no dirigido, y que v ̸∈ V . Considerar
la situación en que un nodo v desea conectarse a la red con a lo más p vecinos, y minimizar
la latencia promedio en que tarda un bloque generado en llegar a v a través de ellos:

Pv) mı́n
U⊆V : |U |≤p

Eb[mı́n
u∈U

tG(b, u) + luv]. (2.28)

En este contexto, se denota u →b v si u es el minimizador de la expresión dentro de Eb

para v. El problema de optimización 2.28 se asemeja a un par de problemas de optimización
combinatoriales en que se desea seleccionar una cantidad de centros que minimicen cierto
costo, como lo son el k-center-problem y el p-median problem, ambos NP-dif́ıciles con respecto
del tamaño de |V | para p > 3 [14], [11]. Algo que diferencia el problema 2.28 con otros
problemas clásicos, es que desde el nodo v no se puede suponer conocimiento a priori del
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grafo G, pues para los protocolos, no es posible conocer toda la red. Frente a esto, solo queda
la esperanza de utilizar un algoritmo heuŕıstico.

El protocolo EdgePriority, al igual que Perigee, explora soluciones al problema de elegir
vecinos mediante la eleccion rutinaria de vecinos aleatorios, y se mantiene explotando un
subconjunto de los vecinos que tiene buenas caracteŕısticas, pero a diferencia de Perigee,
EdgePriority determina la utilidad de u para v en torno a la cantidad Pb(u→b v), la proba-
bilidad de que b propague un bloque más rápidamente que el resto de los vecinos a v.

Claramente, si dado un conjunto U de vecinos de v se cumple que Pb[w →b v] = 0, entonces
u no tiene utilidad alguna para v, y este puede ser deshechado, abriendo espacio para más
vecinos para v. De hecho, si en un momento ocurre que Pb[w →b v] = 0 y v decide cambiar
w por otro vecino u+, para el que u+ obtiene Pb[u

+ →b v] > 0 con respecto del conjunto de
vecinos U−w+u+, entonces es claro que este nuevo vecino u+ disminuye la latencia promedio
Eb[t(b, v)]. Esto se comprueba sencillamente: primero, notar que Eb[mı́nu∈U t(b, u) + luv] =
Eb[mı́nu∈U−w t(b, u) + luv]. Se denota U1 = U − w y se desarrolla con esperanza condicional,

Eb[ mı́n
u∈U1+u+

t(b, u) + luv] (2.29)

= Eb[ t(b, u+) + lu+v |u+ →b v]Pb[u
+ →b v] (2.30)

+ Eb[ mı́n
u∈U1−u+

t(b, u) + luv|u+ ̸→b v]Pb[u
+ ̸→ b] (2.31)

< Eb[ mı́n
u∈U1−u+

t(b, u) + luv|u+ →b v]Pb[u
+ →b v] (2.32)

+ Eb[ mı́n
u∈U1−u+

t(b, u) + luv|u+ ̸→b v]Pb[u
+ ̸→ b] (2.33)

= Eb[ mı́n
u∈U1−u+

t(b, u) + luv] (2.34)

= Eb[ mı́n
u∈U−u+

t(b, u) + luv] (2.35)

= Eb[mı́n
u∈U

t(b, u) + luv] (2.36)

(2.37)

En la desigualdad estricta se usa la definición de u+ →b v dentro de la primera esperanza;
la igualdad siguiente se tiene por revertir la esperanza condicional; la siguiente por el hecho
básico de conjuntos U−w−u+ = U−w; la última es porque w no contribuye a la esperanza.

Aterrizando lo anterior al protocolo, se sabe con seguridad que si score(u) ≈ Pb[u→ b] =
0, entonces cambiar a u por un vecino nuevo solo puede mejorar la latencia esperada. Eso śı,
en general no se tendrá que Pb[u→ b] sea exactamente cero para algún vecino de v, pero de
todas maneras descartar los nodos con las menores probabilidades de informar un bloque es
una decisión de bajo riesgo, y razonable en el contexto de una heuŕıstica de exploración.

Problema de optimización global

Otra motivación para el algoritmo se encuentra en una visión más global: Cuando toda la
red busca optimizar la topoloǵıa, se está buscando encontrar qué conexiones uv son impor-
tantes para la transmisión oportuna de b. En este sentido, el problema a nivel global se puede
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plantear como la optimización en el conjunto de aristas F ⊂
(
V
2

)
de un grafo GF = (V, F ) de

una función, que por ahora se deja explicitada con un ligero abuso de notación: Eb[f(G)|F ].
Se llama a esta función la métrica global del grafo G según las aristas F usadas. Aśı, el
problema global es:

PV ) mı́n
F⊆(V

2):F∈F
Eb[máx

v∈V
tGF

(b, v)]. (2.38)

F es simplemente un conjunto que especifica restricciones para las aristas F . F ⊂ {F :
F conecta V }.

El esṕıritu de la métrica global Eb[f(G)|F ] es que capture alguna noción que relacione
la forma del grafo GF = (V, F ) con la generación de bloques Eb, dando mas importancia
a bloques con mayor probabilidad de origen y por cierto, que la métrica se mejore si las
latencias disminuyen. Varias funciones satisfacen estos criterios, aqúı se listan algunas:

Eb[f1(G)|F ] = Eb

[∑

uv∈F
1GF
u→bv

luv

]
(2.39)

Eb[f2(G)|F ] = Eb

[
máx
v∈V

tGF
(b, v)

]
(2.40)

Eb[f3(G)|F ] = Eb

[∑

v∈V
tGF

(b, v)

]
(2.41)

En este contexto, se puede volver a hablar del paradigma heuŕıstico y la exploración-
explotación: Si se supone que no se conoce suficiente de las estructuras del problema a
priori, es decir, no se sabe exactamente fv ni luv si no es por haber hecho una exploración
anteriormente; la única forma de encontrar un F razonable es mediante la exploración de
nuevas aristas y la conservación de aquellas aristas útiles.

Aqúı, EdgePriority se relaciona con las métricas global 2.39 ya que si se toma una arista
uv que en una configuración F cumple Pb[u →b v] = 0, entonces es claro que la arista no
contribuye a la métrica:

Eb[f(G)|F − uv] = Eb[f(G)|F ] (2.42)

Para f = f1 es inmediato de la definición, y para f ∈ {f2, f3} basta recordar que u→b v
siempre y cuando uv participa del grafo Tb. Por otro lado, si al reemplazar la arista uv por
otra arista xy (formar F ′ = F − uv + xy), se obtiene Pb[x→b y] > 0, entonces puede haber
mejoras de la métrica, en el caso f = f3, existe al menos un b ∈ V donde xy ∈ Tb; se puede
condicionar en ese b, y se sabe que si un nodo es descendiente de mı́nTb

(x, y) en Tb, debe
haber mejorado su tiempo en F ′ con respecto a F , y por eso necesariamente mejora f3.
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Consistencia entre EdgePriority y la red

Ahora bien, el protocolo EdgePriority no es un algoritmo centralizado que elimina una
arista a la vez, sino que es un proceso distribúıdo en múltiples nodos que repetidas veces
eliminan y agregan aristas de F , de manera no sincronizada, por lo que puede existir la duda
si el criterio es razonable más allá de las acciones individuales de cada nodo. Si bien la duda
no puede ser despejada completamente, śı se puede argumentar que existe una consistencia
entre la información que observa un nodo y su entorno. Las observación de la información en
EdgePriority está pauteada principalmente por una visión localizada de Tb, la cuál es bastante
reducida: cada nodo solo puede conocer quién es su predecesor. Sin embargo, es información
confiable en el sentido de que a un nodo v no se puede mentir sobre quién propagó un bloque
antes, pues es una información que se determina en el sustento material no falsificable de que
un nodo u propagó la información b antes que cualquier otro. Aparte de no ser falsificable,
habla de la importancia de u para v en el grafo, ya que eso significa que u muestra un
mejor esfuerzo que el resto de los vecinos para comunicar b: puede ser el caso, en una red
real, que otro vecino pudiese propagar b más rápido a v, pero si esto no se dió, es porque
no hizo suficiente esfuerzo para ello. Esto, en nuestro modelo simplemente se plasma como
que t(b, u) + luv fue minimizado por u. Lo anterior se puede extender más allá, cuando se
considera que para que u→b v, la arista uv es solo una en el camino de primera propagación

b
−→
P v, luego, mantener la arista uv asegura el mejor camino desde b a v en el grafo actual; si

se extrapola a toda la estructura Tb, se puede intuir que cuando todos los nodos se ajustan
al protocolo, cada arista de Tb gana un voto para ser mantenida en el futuro. Al menos, esa
puede ser una justificación para la consistencia.

En contra de lo escrito en el párrafo anterior, existe una dificultad y es que puede ser que
las aristas F de la red cambien demasiado rápido para que, desde un nodo v la evaluación de
un nodo u, score(u) capture bien la eficacia en tiempo presente, pues a medida que cambia F
por descarte y añadido de nuevas aristas, pueden cambiar las rutas óptimas, y esta dificultad
se puede agravar aún más si se considera que en una red real no solo hay protocolos de
seleccion de vecinos, sino que hay nodos que entran y salen aleatoriamente por el fenómeno
de churning. Este no es solo un problema de EdgePriority sino que algo que debeŕıa intentar
atacarse por cualqueir protocolo de selección de vecinos en la medida que exista variación
en la red. Hay literatura que respalda que el churning deteriora la calidad de la red [29],
[42] y que es un fenómeno que ocurre continuamente, generando la salida y la entrada de un
porcentaje de la red cada d́ıa. Por otro lado, en el estado actual de redes blockchain como
Bitcoin, el transcurso de una ronda de |B| = 100 bloques puede tardar un d́ıa entero, por lo
que es necesario alguna forma de seleccionar qué instante de información de la ronda es más
relevante a la hora de generar decisiones de selección de vecinos. Gracias a la forma lineal
que adquiere score(u), podŕıa pensarse en usar ponderadores sobre los puntajes:

scoreµ(u) =
∑

b∈B
µb · 1u→bv,

para µ = (µb)b un ponderador que asigna diferentes pesos a distintos instantes. Si (µb)b suma
1, entonces Eb[scoreµ(u)] sigue siendo un estimador de Pb[u→b v]. En la práctica, µb podŕıa
bien darle más importancia a los últimos bloques observados, o bien, al pasado, eso queda
como una pregunta de investigación.
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Consideraciones adicionales sobre las métricas de latencia

Más atras en el caṕıtulo, en (2.13) y (2.18) se pudo vislumbrar un poco de la importancia
del puntaje Pb[u →b v], a continuación se subraya que a partir de la probabilidad, se puede
ver a Sv como una buena métrica egóısta, mediante el cálculo del tiempo promedio en que
los bloques se propagan hacia v:

Eb[t(b, v)] = Eb


 ∑

u∈N(v) ∨ u=v

1u→bv (t(b, u) + l(u, v))


 (2.43)

=
∑

u∈N(v) ∨ u=v

Eb [1u→bv t(b, u)] +
∑

u∈N(v) ∨ u=v

l(u, v)Pb[u→b v] (2.44)

=
∑

u∈N(v) ∨ u=v

Eb [t(b, u)|u→b v]Pb[u→b v] +
∑

u∈N(v) ∨ u=v

l(u, v)Pb[u→b v]

(2.45)

= Sv +
∑

u∈N(v)

Eb [t(b, u)|u→b v]Pb[u→b v] (2.46)

Es decir, se puede descomponer el tiempo promedio en Sv más el tiempo promedio que el
bloque llega a los vecinos. Nuevamente, Sv contabiliza (ponderadamente) la latencia exceso
entre que un bloque b llega a un vecino u y u lo entrega a v; en virtud de la descomposición
de la ecuación, se tiene una noción recursiva: si

∑
v Sv es pequeño en general, entonces un

bloque b tarda poco tiempo en salir de b y llegar a N(b); y si
∑

v Sv es pequeño, entonces
esto también debeŕıa significar que N(b) tarda poco en llegar a N(N(b)) y aśı sucesivamente.

Por otro lado, desde el punto de vista de métrica individual, la descomposición es impor-
tante porque Sv puede ser controlado hasta cierto nivel pues v tiene la potestad de descartar
vecinos (por ejemplo si tiene luv elevado), pero Eb[t(b, u)|u →b v] es una cantidad que está
fuera del control (directo) de v, pues depende de la topoloǵıa del resto de la red y la produc-
ción de bloques. No obstante, es importante tomar en consideración Eb[t(b, u)|u→b v] cuando
Pb[u →b v] sea proporcionalmente grande, y lamentablemente, eso es algo que EdgePriority
no contempla. Un desaf́ıo pendiente es incorporar más información de las observaciones para
un protocolo.

Lamentablemente, se puede leer en todo toda esta sección que los análisis realizados no son
tan afirmativos como uno esperaŕıa: hay que someterse a casos bordes para obtener resulta-
dos, que muchas veces generan la sensación de no son ser suficientemente fuertes, y todo esto
a pesar de que las herramientas usadas para definir el problema son bastante básicas. Vale la
pena mencionar que un interés por definir el protocolo fue de tratar de aterrizar el complica-
do funcionamiento de SubsetScoring (percentiles, observaciones modificadas, subconjuntos,
etc. . . ) a estructuras más fundamentales que permitieran entender mejor el problema. La-
mentablemente, los resultados de usar Pb[u →b v] parecen no ser suficientes, pero al menos
dan un marco para generar intuición e interpretación de los fenómenos de la red. Con esto
se cierra el análisis de EdgePriority.
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2.2.3. Cálculo de métricas

Para medir el rendimiento en los experimentos que se realicen con el modelo, es necesario
realizar cálculos de las métricas. Un problema que tiene tanto el cálculo de λα

v como Eb[l(Tb)]
es que el cómputo global (es decir para cada v ∈ V ) puede tomar una cantidad de tiempo
significativa. Debido a que para ambas métricas se debe ejecutar el algoritmo de Dikjstra |V |
veces, que para grafos esparsos, cada ejecución tiene un costo de Θ(∆ · |V | log2 |V |)Si se desea
realizar esto para una simulación con |V | = 50, 000,∆ = 100, se puede hacer una estimación
gruesa de la cantidad de cálculos realizados por una computadora:

102 · |V |2 · log2 |V | = 102 · 52 · 104×2 · (4 + log2(5)) ≈ 1, 58 · 1012.

Para una computadora con un procesador que ejecuta alrededor de 3 · 109 instrucciones por
segundo, se puede estimar que la cantidad de trabajo debeŕıa procesarse en alrededor de

1, 58

3
1012−9 [s] ≈ 1

2
· 103 [s] ≈ 0, 14 [horas].

Si bien, esta es solo estimación gruesa, empiezan a mostrar el orden de tiempo que tarda
calcular métricas en un computador real. En la práctica, para un computador personal con
procesador intel i7-7500U, de frecuencia 3[GHz] y 4[MB] de memoria caché, estos cálculos
tardan aproximadamente una hora.

Lo anterior motiva no calcular las métricas exhaustivamente, si no que usar algún méto-
do estad́ıstico, pues en la práctica, las métricas suelen concentrarse. A eso se dedican las
siguientes subsecciones.

Se debe mencionar que al momento de redactar este texto, se encontró que el tiempo de
cálculo se puede reducir usando mont́ıculos de fibonacci en el algoritmo de Dikjstra, pero
de todas maneras, el algoritmo es a lo menos Ω(|V |2). Si bien el método con mont́ıculos de
fibonacci puede reducir el costo ∆ veces, el orden cuadrático de la simulación seguiŕıa siendo
la principal problemática, siendo necesario de todas maneras realizar muestreo estad́ıstico
para redes con |V | ≥ 105.

Métricas de latencia esperada

La forma fuerza bruta de calcular Eb[l(Tb)] se puede realizar mediante la ecuación expĺıcita:

Eb[l(Tb)] =
∑

b∈V
fb

∑

uv∈E(Tb)

luv, (2.47)

pero como se mencionó, esto implica calcular Tb para todo b ∈ V , un cálculo muy costoso.
La otra forma sencilla es simplemente hacer un muestreo aleatorio de b usando la ley fb,
generando una muestra aleatoria de bloques iid B = {b1, . . . , bn}, y entonces,

Eb[l(Tb)] = E


 1

|B|
∑

b∈B

∑

uv∈E(Tb)

luv


 , (2.48)
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es decir, mediante el método montecarlo clásico. Como se usa el método clásico, la desviación
estándar de la estimación será σ/

√
|B|, donde σ es la varianza de la variable aleatoria X:

X : ω −→
∑

uv∈E(Tb(ω))

luv. (2.49)

De esta manera, el costo computacional de calcular será |B| veces computar Tb mediante el
algoritmo de Dikjstra, más el cálculo del promedio. En total, eso es O(|B|∆|V | log2 |V |). En
los experimentos del caṕıtulo siguiente se determina el tamaño de |B| para que el error de
esta desviación sea negligible.

2.2.4. Cálculo de métricas de percentiles

En esta parte se muestran algunas propiedades de la métrica λα
v y se discuten métodos

estad́ısticos para su estimación.

Propiedades de la métrica

Proposición 2.20 Sea v ∈ V , y se asume que la red es conexa.

λα
v ≤ diam(GTCP). (2.50)

Demostración. Es directo, ya que la red es conexa, entonces todo nodo u de V tiene latencia
a lo más t(v, u) ≤ diam(GTCP) <∞, y luego

∑
u∈V fu = 1 ≥ α.

Proposición 2.21 Consider que u, v ∈ V , y que u ∈ N(v), entonces:

λα
u ≤ λα

v + luv. (2.51)

Demostración. Si se usa que t(u,w) ≤ t(v, w) + luv, es evidente que:

{w ∈ V : t(v, w) ≤ λα
v } ⊆ {w ∈ V : t(u,w) ≤ λα

v + luv}. (2.52)

Luego, al sumar 0 ≤ fw sobre estos conjuntos, se tiene que la suma supera α:

α ≤
(2,10)

∑

w∈V :
t(v,w)≤λα

v

fw ≤
∑

w∈V :
t(u,w)≤λα

v+luv

fw. (2.53)

Como λα
u se define como la mı́nima que lleva a que la suma supere a α, λα

u ≤ λα
v + luv.

Observación La desigualdad de 2.21 no se tiene, en general, con igualdad (como suele
ser con distancias de grafos). Sin embargo, sirve para notar que la métrica deberia exhibir
variaciones ligeras entre vecinos, similar a una continuidad de tipo Lipschitz.

Corolario 2.22
|λα

u − λα
v | ≤ máx{luv, lvu} ∀v ∈ V, ∀u ∈ N(v). (2.54)
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Corolario 2.23
|λα

u − λα
v | ≤ máx{t(u, v), t(v, u)} ∀u, v ∈ V (2.55)

También, para el caso en que luv cumpla desigualdad triangular, es posible obtener una
cota inferior sencilla:

Proposición 2.24 Si l cumple siempre lxy + lyz ≤ lxz y Lα
v se define según:

Lα
v := mı́n

{
t ≥ 0 :

∑

u∈V : lvu≤t

fu ≥ α

}
, (2.56)

entonces,
Lα
v ≤ λα

v . (2.57)

Observación Se nota que la diferencia en la definición entre Lα
v (2.56) y λα

v (2.10) reside en
que L se toma considerando a todos los vértices que están a latencia par a par lvu menor a
t, en vez de latencia de propagación t(v, u) ≤ t. L representa simplemente el poder de hash
que podŕıa ser alcanzado si v estuviese conectado a todos los otros nodos.

Demostración. Se observa que si l cumple la desigualdad triangular, entonces, se vuelve
evidente que lvu ≤ t(v, u). Luego, si t = λα

v , se obtiene:

∑

u∈V :lvu≤t

fu ≥
∑

u∈V :t(v,u)≤t

fu ≥ α,

y por lo tanto, λα
v ≥ Lα

v .

Esta cota no estaba propuesta en el art́ıculo [38], pues en tamaños como |V | = 1, 000 no
hay mayor problema en calcular todo el arreglo (t(u, v) : u, v ∈ V ) para el grafo completo
G = (V,

(
V
2

)
), pero esto no tan es cierto para |V | = 50, 000, ya que la complejidad de los

algoritmos comienza a necesitar de largos tiempos de computación.

Métodos estad́ısticos

Recordando que las formas de las curvas CDF entregan una perspectiva cuantitativa y
cualitativa (en las figuras de ejemplo 2.2 y 2.3), seŕıa interesante desarrollar algún méto-
do estad́ıstico para no tener que hacer el costoso cálculo completo de las métricas, pero śı
conservar la forma y las cantidades que estas curvas poseen.

Si se pone una medida de probabilidad uniforme en V y se muestrea aleatoriamente vérti-
ces iid {v1, v2, . . . , vn}, el teorema de Glivenko-Cantelli permite asegurar que la distribución
emṕırica de muestrear λα

vi
converge a la distribución real:
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Si

Fn(t) :=
1

n

n∑

i=1

1λα
vi
≤t, (2.58)

F (t) :=
1

|V |
∑

v∈V
1λα

v≤t, (2.59)

entonces,
||Fn − F ||∞ = sup

x∈R
|Fn(t)− F (t)| −→ 0 casi seguramente. (2.60)

El teorema de Glivenko-Cantelli da la certeza de que si se usan suficientes muestras, se obtie-
ne algo razonablemente cercano a λα, sin embargo, no es inmediato los efectos cuantitativos
dado que solo asegura convergencia. Por otro lado, en los experimentos puede ser importante
dimensionar si la distribución de λα cambió durante un periodo de rondas. Si bien existen
pruebas estad́ısticas como la de Kolmogorov-Smirnoff, la prueba se mide en diferencias de
Fn(t)−F (t) pero las variaciones que se quieren dimensionar se “miden en t“. Por todo lo ante-
rior, se propone un método ajustado al caso, a partir de la desigualdad de Azuma-Hoeffding.
Primero se parte con describir un método general que luego se aterrizará: Considerar mues-
tras aleatorias X = (X1, X2, . . . , Xn), Y = (Y1, Y2, . . . , Yn) ambas iid, en que cada muestra
Xi tiene esperanza µX e Yi tiene esperanza µY , y Xi están acotadas por debajo y arriba por
X−, X+, similarmente con Y . Se define µ = µY − µX y se toma µσ real. Se supone que se
busca tener seguridad de que µX está a cierta distancia de µY , para ello, se toma el promedio
emṕırico. Si se observa una distancia µσ entre los promedios emṕıricos, interesa saber qué
tan probable es que no se esté teniendo una visión clara de µ, sino una versión distorsiona-
da µσ debido a efectos de la aleatoriedad. Más aún, interesa determinar cuántas mediciones
n = n(ε) se deben realizar para acotar la siguiente probabilidad:

P

[
1

n

n∑

i=1

Yi −
1

n

n∑

i=1

Xi ≥ µσ

]
≤ ε. (2.61)

Si se logra calcular n(ε), se puede saber hasta qué punto es necesario tomar muestras para
tener suficiente seguridad de que lo que se está observando no es fortuito, sino que es el
comportamiento subyacente. Para ello, se observa que el evento cuya probabilidad se intenta
acotar es:

n∑

i=1

Yi −Xi ≥ nµσ, (2.62)

Al desarrollar, restando nµ := n(µY − µX) en ambos lados,

n∑

i=1

(Yi −Xi)− nµ ≥ n(µσ − µ). (2.63)

Si se define Zn como el lado izquierdo,

Zn :=
n∑

i=1

(Yi −Xi)− nµ,
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se tiene que Zn es una martingala. Es directo notar que E[Zn] = E[Z0] = 0, y que además,
Zn es una martingala de incrementos acotados:

|Zn − Zn−1| ≤ |Xn −Xn−1|+ |Yn − Yn−1|+ |µ| ≤ |X+ −X−|+ |Y+ − Y−|+ |µ|.

Gracias a esto, se puede usar la desigualdad de Azuma-Hoeffding para acotar la probabilidad
del evento (2.63), y aśı:

P

[
1

n

n∑

i=1

Yi −
1

n

n∑

i=1

Xi ≥ µσ

]
(2.64)

= P[Zn ≥ n(µσ − µ)] (2.65)

≤ exp

( −n(µσ − µ)2

2(|X+ −X−|+ |Y+ − Y−|+ |µ|)2
)
. (2.66)

Es decir, para acotar por ε, basta con:

n(ε) = 2 ln

(
1

ε

)
(|X+ −X−|+ |Y+ − Y−|+ |µ|)2

(µσ − µ)2
. (2.67)

A partir de esto, se puede derivar otra cota en probabilidad: Sea δ > 0, entonces la probabi-
lidad:

P

[∣∣∣∣∣

(
1

n

n∑

i=1

Xi

)
− µX +

(
1

n

n∑

i=1

Yi

)
+ µY

∣∣∣∣∣ ≥ δ

]
≤ ε1, (2.68)

para ε1 :

ε1 = 2 exp

( −nδ2
2(|X+ −X−|+ |Y+ − Y−|+ |µ|)2

)
, (2.69)

y en consecuencia, con n = n(ε1)

n(ε1) = 2 ln

(
2

ε1

)
(|X+ −X−|+ |Y+ − Y−|+ |µ|)2

δ2
, (2.70)

basta para tener la cota (2.68). La prueba de ello se realiza descomponiendo la desigualdad
en valor absoluto en la unión de dos desigualdades

∑
i Yi −

∑
i Xi − nµ ≥ ±nδ, de donde

aparece nuevamente (2.63) con µσ = µ ± δ, luego basta aplicar la desigualdad y unas cotas
básicas de probabilidades.

Ahora se aterriza esto a la estimación de las formas de las CDF. La estimación más
gruesa que se puede hacer es determinar la tendencia de la curva X al ser generada para una
incialización aleatoria. Para esto, fijar Y = 0, Xi = λα

vi
. Será generalmente cierto que:

máx{|X+|, |X−|, |µX |} ≤ máx
x∈V

λα
x ≤ diam(GTCP) = O(log2k |V |).

La consideración de orden ocurre porque al ser X de una red aleatoria de caracteŕısticas
Gk,out, cumple con las garant́ıas de conexidad, con alta probabilidad. A partir de esto, se usa
la ecuación 2.70 y se sabe que:

n(ε1) = 2 ln

(
2

ε 1

)
A log2k |V |

δ2
,
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para asegurar ∣∣∣∣∣
1

n

n∑

i=1

Xi − µX

∣∣∣∣∣ ≤ δ,

con error de falso positivo menor a ε1. Esto permite saber que asimptóticamente en el tamaño
de la red |V | no serán necesarias muchas muestras, al menos en un comienzo, para determinar
cantidades de tendencia en la red. Por otro lado, si la aplicación de los protocolos sobre la
red tiende a disminuir X, es razonable usar el mismo n(ε1) para chequear esas propiedades
sobre las redes optimizadas. Para la curva de 2.2,

n(ε1) ≈ 3 ln

(
2

ε 1

)
1

δ2
,

Para ε = 1/100, n ≈ 15/δ2, con δ medido en segundos, si se busca descartar que el promedio
se desvia por 0, 1 segundos, esto necesita 1,500 muestras, osea el 15 % del total de |V |.

Se hace énfasis en que para |V | = 10,000 estos resultados no son tan fuertes, pero śı signifi-
can un alivio para |V | superiores, como |V | = 50,000: si hace basta n(ε) = O(log(ε−1) log |V |/δ2)
muestras, entonces el costo las muestras para examinar estad́ısticamente la red solo requiere
de una complejidad en tiempo de,

O(|V | log |V |),
en vez de O(|V |2).

Además, el resultado 2.70, poniendo n(ε1) en términos de los anchos de rango X+ −
X−, Y+− Y− y la separación |µ| = |µY − µX | permiten aplicar esto no solo para una muestra
de (λα

vi
)i, sino que para los percentiles de la muestra.

Si se pone que px−, p
x
+ son dos percentiles (inferior y superior) de los que se busca observar

X, entonces la muestra censurada X̂ = Xi si p− ≤ Xi ≤ px+ puede ser usada en la cota.

Definiendo igualmente py−, p
y
+, Ŷ , y también definiendo los promedios en los percentiles µX̂ , µŶ

como los promedios en las muestras censuradas, el valor para n(ε1) queda como:

n(ε1) = 2 ln

(
2

ε1

)
(px+ − px− + py+ − py− + |µŶ − µX̂ |)2

δ2
, (2.71)

Para la figura 2.3 se tienen los siguientes valores para la muestra censurada entre el
percentil 0 y el percentil 50:

px− = 3109, px+ = 3435, py− = 2943, py+ = 3609, µX̂ = 3335, µŶ = 3529.

Luego,

n(ε1) ≈ 2 ln

(
2

ε 1

)(
3435− 3109 + 3609− 2943 + 3529− 3335

µσ − (3529− 3335)

)2

≈ 2 ln

(
2

ε 1

)(
1186

µσ − 194

)2
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Entonces, la cantidad de muestras para ue erróneamente observar µσ − 194 = 194 tenga
probabilidad ε1 = 1

100
, seŕıa:

n(ε1) = 2 ln(200) · (1186/194)2 ≈ 396.

Ahora bien, esta es una muestra censurada (se descarta la mitad de la muestra original
al restringir la muestra), por lo que se necesita al menos tomar una muestra de n ≈ 800. De
todos modos, se necesitan pocas muestras para realizar esto, y aunque aparentemente se está
probando para un error de estimación µσ − µ que puede parecer muy grueso, las diferencias
que inducen los protocolos suelen ser bastante más grandes.

A pesar de lo anterior, teniendo la experiencia de realizar varias simulaciones, se siente
que el método propuesto usando la desigualdad de Azuma-Hoeffding, es muy débil, y que en
la práctica se necesita una cantidad menor de muestras para que sea evidente la estabilización
de las tendencias. Aún aśı, es un método correcto, y podŕıa usarse robustamente para hacer
experimentos a gran escala, o realizar gran número de experimentos y automáticamente
detener las simulaciones cuando ya no sea necesario seguir ejecutando los protocolos.

Esto cierra esta sección de las estimaciones.

2.2.5. Complejidad computacional de la simulación

Realizar simulaciones en esta escala es costoso en tiempo de cómputo, debido a que se
necesitan realizar cálculos que involucran a todo el grafo de la red de una sola vez, y se
debe repetir estos cálculos muchas veces. En la sección 2.2.3 se realizó una estimación que
genera una idea de cuánto puede llegar a tomar esto en un computador. Aqúı se calcula la
complejidad en tiempo para los pasos más importantes de la simulación.

Un ciclo en la simulación corresponde a la propagación de un bloque b como en 2.13, la
simulación consiste de varios ciclos en que los nodos observan la propagación de la información
de nuevos bloques; tras la generación de suficientes bloques, algunos nodos ejecutan sus
protocolos de selección y generan solicitudes para nuevos vecinos. Algunos costos se deben
amortizar porque no se realizan en cada ciclo de la simulación. Por ello, se denota |B| el
número de ciclos/bloques de la simulación.

Generación del bloque

En primer lugar, se genera un bloque b como una muestra de la variable aleatoria fv.
Asumiendo que fv se escribe como datos en un arreglo (fv : v ∈ V ), existe un algoritmo
que permite muestrear un nodo v ∈ V en O(log |V |) usando “el método de la transformada
inversa” detallado en el anexo A.3.

Cabe destacar que este método requiere un pre-cómputo que tarda O(|V | log |V |) que
involucra ordenar la información a partir de (fv)v. Para el caso en que no hay “churn”, la
ley de poder de hash nunca cambia, y por lo tanto el pre-cómputo solo se realiza una vez.
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Sin embargo, en simulaciones con churn, la ley está constantemente cambiando, por lo que
cada muestra aleatoria de v puede necesitar de un pre-cómputo, elevando el costo temporal
a O(|V | log |V |).

Propagación de información

Tras lo anterior, de acuerdo a las definiciones de la sección 2.1.4 se calcula Tb y los tiempos
de observación para los nodos de acuerdo al algoritmo de Dikjstra, tomando una complejidad
en tiempo de O(|E| log |V |) = O(∆|V | log |V |).

Despues, cada nodo, de manera independiente, realiza sus observaciones, que consiste en
almacenar algunos de los datos, enumerados en 2.17. Esta es una operación de tiempo cons-
tante si se posee Tb de antemano, salvo por las observaciones normalizadas 2.23, que toman
∆, que solo Perigee (SubsetScoring y VanillaScoring) utilizan. En total, al contabilizarse so-
bre todos los nodos V , estas operaciones pueden ser de tiempo O(|V |), o tiempo O(∆|V |),
dependiendo del protocolo de los nodos.

Selección de vecinos

Cada nodo v ∈ V , tras una cantidad Br de bloques propagados, ejecuta su algoritmo de
selección de vecinos. De la definición 2.19, se puede notar que el protocolo EdgePriority debe
sumar cuántas de las veces cada vecino es el primero en propagar bloques, lo que en total
tarda Br en tiempo. Los protocolos VanillaScoring y SubsetScoring utilizan otros cálculos
más sofisticados, pero que en total son solo polinomios de dscored y Br. En total, todos se
pueden resumir como un costo O(P [Br, dscored]).

Una vez que se deciden que vecinos eliminar, esto se traduce en eliminaciones de aristas
en una estructura de datos de un grafo, que y con una estructura de datos como una tabla
de hash, puede ser realizado en O(1) para cada eliminación.

Si todos los nodos de la red desean eliminar dscored vecinos cada uno, esto tardaŕıa
O(|V |dscored), sin embargo, no todos los nodos se sincronizan para esto, y como la selec-
ción se hace cada Br bloques, el costo amortizado en |B| bloques para cada nodo seŕıa en el
orden de:

Costo amortizado de selección, por nodo = O

( |B|
Br

P [Br, dscored]

)
.

Generación de nuevas conexiones

Anteriormente, en la sección (2.1.2) Se mencionó que para la generación de nuevas cone-
xiones, los nodos publican una lista de solicitudes a una estructura de datos R, que tardaba
O(
∑

v rv) tanto en recibir, como en resolver todas las solicitudes, donde rv es el número de
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vecinos solicitados por cada v. De acuerdo a 2.18 y 2.19, la cantidad de vecinos a remover y
agregar es dscored.

De manera similar a la anterior, el costo se amortiza porque solo se realiza cada suficientes
bloques Br.

Costo amortizado de conexiones, por nodo = O

( |B|
Br

dscored

)
.

Se recuerda que además, excepcionalmente, se debe ejecutar la fase de inicialización al
comienzo, y eso corresponde a solicitar cerca de ∆ nodos por cada nodo, lo que genera un
costo de O(∆) por cada nodo, al inicio.

Costo total

Considerando una red con |V | nodos, contabilizando |B| bloques propagados, en nodos
que tienen dscored vecinos a seleccionar, a través de rondas de Br bloques, se debe:

1. Inicializar las conexiones de la red, O(|V |∆),

2. Realizar el pre-cómputo para el muestreo, O(|V | log |V |),

3. Propagar bloques |B| veces, repitiendo:

(a) Generar un bloque en O(log |V |), (o |V | log |V | con churn)

(b) Propagarlo por la red, en O(∆|V | log |V |).
(c) Cada nodo procesar la información, en O(|V |) total si no se usa Perigee o O(|V |∆)

en caso contrario.

(d) Cada nodo procesar la información, en O(|V |P [dscored, Br]/Br).

(e) Cada nodo solicitar conexiones, en total O(|V |dscored).

Absorbiendo los tiempos que quedan mayorados por otros, se obtiene:

Complejidad en Tiempo = O (|B||V | (∆ log |V |+ P [dscored, Br]/Br + dscored/Br)) .
(2.72)

Aqúı, el término dominante suele ser |B||V |∆ log |V |.
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Caṕıtulo 3

Implementación y Experimentos

En este caṕıtulo se separa en dos secciones. La primera muestran los detalles generales de
cómo se implementó el modelo en un programa computacional. En la segunda se muestran
algunos experimentos realizados, y se comparan resultados con el art́ıculo [38].

3.1. Implementación

Se implementó el modelo descrito en código C++ Se utilizó la arquitectura llamada bucle
principal, común en el diseño de motores de simulaciones y videojuegos [28], para secuenciar
procesos de la simulación en distintos tiempos, coherentes con el fenómeno real. Además se
utilizó multithreading. Si se desea saber detalles de cómo usar la simulación, se puede
consultar el anexo B.1.

3.1.1. Multithreading

Antes de describir la forma de implementación, se menciona que el programa usa multith-
reading, pudiendo realizar algunos cómputos en simultáneo de forma de aprovechar mejor
el hardware debido a que la simulación realiza cientos de miles de operaciones y esto puede
tardar bastante tiempo en completarse. Se llama hilo a cada unidad de cómputo paralela.
Un hilo se encarga de realizar cierto trabajo en determinado momento, y él podŕıa tentati-
vamente leer y escribir en la memoria principal del computador. En el programa, los hilos
aprovecharan el paralelismo con algunas limitaciones: Si bien, dos o más hilos pueden leer la
misma ubicación de memoria en simultáneo, no se permitirá que ambos puedan escribir en
una ubicación de memoria al mismo tiempo. Más aún, el programa se diseñó de tal forma
que los hilos solo escriben en momentos que garantizan que la escritura será en un lugar se-
parado de otros hilos. Por ejemplo, hilos distintos se encargan de procesar las observaciones
de nodos distintos, y escriben solo en un lugar asociado a cada nodo, eliminando la posibili-
dad de encontrarse escribiendo en la misma ubicación. Este estilo de trabajo permite evitar
tener que hacer exclusión mutua, que es un requerimiento (a veces dif́ıcil de implementar)
que se debe considerar cuando existen las llamadas secciones cŕıticas, que son partes del
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código a las que más de un hilo puede acceder con la capacidad de escribir en una ubicación
compartida en memoria con otros hilos [48].

3.1.2. Bucle principal

El bucle principal es la secuencia ordenada de pasos que se lleva a cabo basándose en lo
definido a en el modelo descrito en el caṕıtulo anterior (espećıficamente, 2.13). En el bucle
principal se implementa la dinámica central de la red para la simulación, y este bucle se define
en torno a la propagación de un bloque por la red, frente a esta propagación, los nodos de la
red realizan observaciones, toman decisiones mediante sus protocolos, cerrarndo y abriendo
conexiones a otros nodos. A continuación se enumeran los tres procedimientos principales.

Primero, se propaga un bloque. Para ello, se elige un nodo al azar entre los nodos activos,
de acuerdo a la ley fv y este se considera el origen del bloque b; a partir de eso, se construye
el grafo Tb de propagación, y en base a este, se construyen las observaciones para cada v nodo
de la red.

Segundo, a partir de las observaciones, cada nodo v procesa lo recién visto, en un espacio de
memoria designado separadado de los demás. Esto se realiza en manera independiente en cada
nodo v, en base a leer Tb y datos relacionados a v como Γo

v,luv, etc. . . Lo recién mencionado
permite realizar el procesamiento de los nodos mediante multithreading. Dependiendo de los
resultados del procesamiento, cada nodo publica sus acciones, lo cuál genera una cola de
acciones a realizar, que incluye remover conexiones y producir solicitudes de conexión entre
nodos.

Tercero, a partir de la cola generada en la parte anterior, se realizan las desconexiones y
para realizar nuevas conexiones, se ejecuta un proceso en un objeto llamado NodePool, que
se encarga de producir las conexiones de manera aleatoria, que se describe brevemente en la
sección 3.1.3.

El orden de las acciones en el bucle se realiza de esta manera de acuerdo a la definición
del modelo 2.13. Luego del tercer paso, se puede iniciar el bucle nuevamente, y de esa manera
se simula la propagación de varios bloques. En una simulación, la forma de llevar a cabo
esto es usar un ciclo que llama repetidas veces a una función llamada Network::Loop().
Opcionalmente, se puede realizar un par de pasos adicionales al comienzo del bucle: procesar
eventos, que corresponden a acciones externas al bucle (como puede ser, desactivar un nodo)
que requieren cómputos adicionales para que se pueda realizar el bucle de nuevo. Por ejemplo,
al desactivar un nodo, ya no es capaz de propagar bloques, y por lo tanto, la ley utilizada
para elegir un nodo al azar cambia, y es necesario realizar un procedimiento para que eso
ocurra (actualizar en (2.8)).

Además, algunos nodos pueden llevar a cabo una actualización de visibilidad que invo-
lucra calcular nuevamente V (v, k), que es un procedimiento costoso, pero que gracias a ser
independiente entre cada nodo (mientras no cambia el grafo), se puede llevar a cabo en los
nodos que lo decidan, usando paralelismo al comienzo del bucle. En la figura 3.1 se muestra
el trabajo que realiza el bucle principal en Network::Loop()y cómo este se divide usando
paralelismo por hilos.
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Figura 3.1: Diagrama de las fases del bucle principal en la implementación.
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3.1.3. Selección Aleatoria: NodePool

Se mencionó anteriormente la necesidad de una estructura de datos que se encarga de
hacer las conexiones aleatorias en los nodos de la red. En particular, se especificó que la
estructura debeŕıa:

• Insertar solicitudes de conexión;

• extraer al azar solicitudes, en que la selección se realice con probabilidad uniforme sobre
los nodos con solicitudes activas (no cero);

• adicionalmente, actualizar o eliminar solicitudes;

y que además todas estas operaciones sean realizadas en tiempo constante.

La estructura que realiza esto le define por NodePool, que por razones de análisis, se
denota a veces como R, cuya implementación concreta se encuentra en la sección A.2.2 del
anexo.
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Para llegar a una estructura con esas caracteŕısticas, se consultó textos de algoritmos y
simulación estocástica, pero no se encontró material. Sin embargo, buscando en internet se
encontró una especificación detallada para una estructura de datos con los requirimientos,
que fue encontrada en un sitio web de programación [27].

3.1.4. Abstracción y herencia

La simulación tiene una gran cantidad de componentes: nodos, grafos, objetos que carac-
terizan las latencias, algoritmos de selección de vecinos, etc. Debido a que algunos de ellos
cambian, por ejemplo, cuando se desea simular la ejecución de un protocolo en contraste
con otro, pero otros componentes se reutilizan, es que se decidió seguir un paradigma de
programación orientada a objetos con C++.

La selección de vecinos tiene un comportamiento casi idéntico entre SubsetScoring y
EdgePriority: los dos comportamientos que cambian son que SubsetScoring elige observar
más información, y también que ambos protocolos realizan distintos cálculos con la informa-
ción, pero, el comportamiento en la salida es la misma: ambos producen un subconjunto de
vecinos a descartar. Para aprovechar las similitudes, es que se programa una clase virtual
llamada ScoringProtocol con la mayor parte de las caracteŕısticas de un protocolo de esas
caracteŕısticas, y luego se crean dos clases SubsetScoring y EdgePriority que heredan las
funcionalidades de ScoringProtocol, pero se especializan en las funcionalidades con las que
marcan sus diferencias.

De la misma forma que para los protocolos, también se crean clases para representar
las topoloǵıas de internet, y solo necesitan, a groso modo, una forma de poder calcular una
función (u, v)→ luv.
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3.2. Experimentos

3.2.1. Estimación de muestras necesarias para la métrica de laten-
cia global

En las secciones 2.2.3 y 2.2.3 se discutió la necesidad y los métodos para estimar Eb[l(Tb)]
y λα, en vez de realizar un cálculo exhaustivo. En esta parte se realiza un cálculo exhaustivo
para aśı calcular la magnitud de las desviaciones que se pueden observar al estimar esta
cantidad, y se usa los resultados para determinar el número n de muestras necesarias para
mantener la magnitud de esas desviaciones a un valor pequeño.

Para estimar Eb[l(Tb)]

Para determinar un porcentaje de muestras satisfactorio para los experimentos posterio-
res, se toma un escenario básico, con |V | = 10,000 nodos, con poder de hash uniforme. Se
incrusta v ∈ V dentro de [0, 1]10 con una xv muestra al azar uniforme según la medida de
lebesgue. La latencia par a par luv está dada por

luv :=
1√
10
||xu − xv||2 [s].

Para la topoloǵıa N sobre esta red, se impone dout ≤ 15, din ≤ 25. Se generan cinco redes
aleatorias distintas (usando distintas semillas), y para cada una de ellas se se obtiene una
distribución para la latencia global l(Tb), calculando el valor l(Tb) de manera exhaustiva para
cada b ∈ V . El resultado de la distribución está en la figura 3.2. Luego, cada red aleatoria se
entrena con |B| = 4000 bloques con nodos ejecutando el protocolo EdgePriority, de rondas
de 100 bloques y dscored = 12 (drandom = 3), y permitiendo una visibilidad de k = 2 para las
conexiones aleatorias en vecindades V (v, k). La distribución de l(Tb) está en la figura 3.3.

Figura 3.2: Distribución de los valores l(Tb) para b ∈ V , en el caso de una red aleatoria.
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Figura 3.3: Distribución de los valores l(Tb) para b ∈ V , en el caso de una red entrenada por
|B| = 4000 bloques bajo el protocolo EdgePriority.

Observación La latencia máxima de luv es 1[s]. La arista promedio en Tb tendŕıa latencia
≈ 0, 35[s]. El hecho sale de que E[l(Tb)] está en torno a valores como 3500 y conociendo que
Tb debeŕıa tener |V | − 1 = 9999 aristas dirigidas.

Según los resultados, la desviación estándar de l(Tb) se encuentra en orden de 2 · 101, en
comparación al valor del promedio, 3 · 104, esta desviación representa un 0, 57 %. Si se desea
estimar con un error bajo en comparación a los desplazamientos de Eb[l(Tb)], se puede tomar
el error para que la desviación de estimación 2.48 sea de el 1 % de la variación de una latencia
global a otra. La distancia entre el promedio de ambas campanas es alrededor de 600[s], pero
para ser más generosos, se considera que es mucho menor, 268[s], luego se busca

3 · 2 · 101

√
n

= 1 % · 268[s].

De esto, solo basta tomar n = 500 muestras para mantener la desviación 3σ/
√
n bajo 1 %

de la diferencia 268[s].

Observación Es llamativo que las variaciones sean tan pequeñas entre distintas realizaciones
de redes, y que la desviación de l(Tb) sea pequeña además, sin embargo, se vuelve más
razonable si se piensa en toda la simetŕıa que posee el espacio [0, 1]d; una red aleatoria puede
ser muy distinta de otra en los detalles espećıficos, como las conexiones, pero en escala, se debe
comportar muy similar, especialmente la propagación de la información a través de aristas
dentro del cubo. Por otra parte, la estabilidad de l(Tb) =

∑
uv∈Tb

luv podŕıa deberse a que
la propagación tiende a ocurrir por canales/aristas de relativa baja latencia en comparación
a la bastia mayoŕıa de aristas, lo cual debeŕıa reducir la varianza de la suma en total, o al
menos, en apariencia.
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Para estimar λα

Se utilizan los mismos experimentos de la sección anterior, es decir, cinco redes iniciali-
zadas aleatoriamente, y esas cinco se entrenan por |B| = 4000 bloques usando EdgePriority.
En aquellas redes, se toma la muestra exhaustiva de (λ90%

v : v ∈ V ) y se produce la tabla
3.1, con los promedios en diez tramos de diez percentiles. Se identifican las curvas de la red
aleatoria con Y y la red entrenada con X. Los bordes de cada tramo se toman como px−, p

x
+

en la ecuación 2.71. Se muestra un gráfico de las curvas en la figura 3.4, demarcando los
tramos de percentiles las intersecciones con rectas horizontales y los promedios por tramo
con demarcaciones verticales colorizadas.

Tramo Percentiles Promedio Red Entrenada [ms] µX̂ Promedio Red Aleatoria µŶ [ms] |µŶ − µX̂ |[ms]
0-10 959 1170 211
10-20 970 1194 224
20-30 982 1206 224
30-40 991 1216 225
40-50 1007 1226 219
50-60 1021 1236 215
60-70 1037 1245 208
70-80 1052 1254 202
80-90 1070 1270 200
90-100 1098 1296 198

Tabla 3.1: Valores promedio en cada percentil para las curvas λα calculadas exhaustiamente
sobre redes aleatorias y redes entrenadas por |B| = 4000 bloques bajo EdgePriority.

Figura 3.4: Curvas λα para redes aleatorias y redes entrenadas con |B| = 4000 bloques con
protocolo EdgePriority. Las ĺıneas grises horizontales demarcan los percentiles, y las marcas
de color verticales demarcan el valor de µX̂ , µŶ para cada uno de los diez tramos. Son 5
curvas rojas, y 5 curvas azules superpuestas, lo cuál es llamativo porque las curvas parecen
comportarse exactamente igual.
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Si se ingresan los datos obtenidos en el cálculo de n(ε) de 2.71, con ε = 10 %, se necesitan
aproximadamente,

n(ε) ≈ 2 ln

(
2

ε

)(
30 + 30 + 200

δ

)2

.

para garantizar que, ∣∣∣∣∣
1

n

∑

i

X̂i −
1

n

∑

i

Ŷi − (µX̂ − µŶ )

∣∣∣∣∣ ≤ δ,

con probabilidad de falso positivo menor que 10 %. Al elegir δ = 60 [ms], es decir, cerca de un
tercio de la separación, se requieren n(10 %) ≈ 112 muestras por cada tramo de percentiles,
en total, 1120 muestras aproximadamente, un 11 % del total de |V |, y menos de un 3 % del
total si |V | = 50000.

Esto puede ser bastante débil, y en la práctica se observa que las curvas se estabilizan bien
con bastantes menos muestras. En las simulaciones puede ser necesario tomar una decisión del
número de muestras contextualizandose también por la necesidad de eficiencia de recursos, ya
que elevar la cantidad de muestras mucho más allá, genera que las simulaciones tomen mucho
tiempo. Para estos mismos datos, usar δ = 90 [ms] permite solo usar n = 500 muestras en
total. De todas maneras, δ = 90 [ms] es suficiente para diferenciar las dos curvas, que están
separadas por al menos 200 [ms].

49



3.2.2. Simulaciones en varios escenarios distintos

A continuación se muestran los resultados de simular redes bajo distintos escenarios.
Se comienza por un escenario por defecto, que sirve de base comparativa para los otros
experimentos, que se hacen después, y consisten en variaciones de parámetros de la red. El
primer escenario con variación contempla cambios en la latencia luv, escenario que también fue
comparado en [38] con respecto de una simulación base. Similarmente, el siguiente escenario
es para evaluar cómo se comporta la red cuando hay una pequeña porción de la red que tiene
capacidades mucho más superiores al promedio de los nodos, tanto en poder de hash como en
latencias. Estas dos variaciones mencionadas se ven en [38], pero los autores de ese art́ıculo
señalan la importancia de entender el comportamiento del protocolo bajo churn, para el que
su simulación no estaba preparada. Por ello, a continuación se evalúa el efecto del churn
sobre la red usando un modelo simple, en que tras cada bloque se activan y desactivan una
cantidad aleatoria de nodos. Los tres escenarios anteriores evalúan el impacto de condiciones
externas a los nodos, mientras que los tres siguientes se dedican a explorar qué pasa al cambiar
parámetros propios del protocolo o la conectividad. Se realiza una comparativa sobre cómo
el protocolo EdgePriority se comporta si se cambia el número de rondas por cada selección
de vecinos. Además, se realiza una comparativa de cambiar el número de nodos seleccionados
y aleatorios, y finalmente un escenario que muestra un fenómeno interesante al levantar la
restricción din.

Escenario por defecto

Se enumeran caracteŕısticas de la red con la que se simula:

1. |V | = 10,000 nodos,

2. Incrustados en X = [0, 1]d,

3. Latencia luv dada por,

luv := 2000 · ||xu − xv||2√
10

+ 500[ms].

La latencia se considera como una magnitud aleatoria que vaŕıa entre 0 y 2000 [ms],
más un valor constante, que se considera un “costo por salto” en la red.

4. dout ≤ 20 (los nodos tratan siempre de mantener esta cantidad en 20).

5. Se inicializa la red mediante la fase bootstrap, generando vecinos aleatorios con visibi-
lidad total (G20,out).

6. din ≤ 80, pueden tener hasta ochenta vecinos entrantes.

7. La visibilidad que tienen los nodos V (v, k) para generar conexiones nuevas es con k = 2
(vecinos de vecinos).

8. Se propagan |B| = 10,000 bloques en total.
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9. Esta misma red se genera una vez para ser entrenada con SubsetScoring, y otra vez (es
la misma) para ser entrenada con EdgePriority.

10. Los protocolos usan dscored = 16, drandom = 4, y rondas de 100 bloques. En total, los
nodos pueden realizar aproximadamente 100 rondas.

11. Se miden las curvas λα y la latencia Eb[l(Tb)] al inicio (recién inicializada), y cada
1000 ≈ 10 · 100, osea cada 10 rondas, hasta finalizar. También se guardan propiedades
de la red en archivos (listas de adyacencia de grafos, etc.).

Además, el experimento recién enumerado se realiza 3 veces (es decir, 6 simulaciones
en total). En cada oportunidad, se cambia la semilla de la generación aleatoria de vecinos,
generandose redes distintas al comenzar, y conexiones aleatorias distintas entre v y V (v, k)
en las fases posteriores.

Adicionalmente, en cada ronda se almacenan los valores de latencia de las aristas (luv :
uv ∈ E(GTCP)), y a partir de ello, se elabora un gráfico con las funciones de distribución
(exactas) de los valores luv. Esto solo se hace para una simulación de SubsetScoring y de
EdgePriority.

Resultados del escenario por defecto

Se obtiene que ambos protocolos, tras |B| = 10000 bloques, logran optimizar la cur-
va λ := λ90% por una cantidad considerable. Por ejemplo, en la figura 3.5 se observa que
SubsetScoring lleva la mediana de λ desde 3800[ms] a 2900[ms], reduciendo la latencia me-
diana al 90 % de la red, en aproximadamente un 20 %. EdgePriority también logra optimi-
zar la curva, pero el resultado es más modesto, desde 3800[ms] a 3200[ms] en la mediana,
un 16 % aproximadamente. Se contrasta además, que el protocolo SubsetScoring logra una
distribución ligeramente más acumulada, con menos desviación, obteniendose que casi el
100 % de los nodos tienen un valor λv acotado por 2900 y 3200[ms], teniendo un márgen de
400[ms], mientras que para EdgePriority, las latencias se esparcen entre 3050 y 3400. También
SubsetScoring muestra un fenómeno interesante: la masa de λ se acumula paulatinamente en
dos centros separados notablemente separados, espećıficamente, se observa el fenómeno en
los primer 20 % de los valores. Este fenómeno parece también ocurrir en EdgePriority, pero
con mucha menos preponderancia que en SubsetScoring, y solo en las últimas mediciones,
mientras que para subset el fenómeno parte a notarse desde la tercera (cuando |B| = 2000).

A pesar de lo anterior, no se puede decir que las simulaciones estabilizan la topoloǵıa,
puesto que al examinar la tendencia de la métrica de latencia global Eb[l(Tb)] en la figura 3.6,
se nota una paulatina disminución a lo largo de las mediciones tomadas, pero no se podŕıa
decir con certeza si esta curva ha llegado a su mı́nimo posible o si continuaŕıa disminuyendo
con más rondas. Lo que śı es seguro, es que SubsetScoring es más efectivo que EdgePriority
en reducir aquella latencia, pero ambos logran un desempeño razonable para optimizar.

Una de las razones de por qué SubsetScoring podŕıa estar superando a EdgePriority
tiene que ver con que el primero logra acumular mayor cantidad de aristas de baja latencia,
como se aprecia en la figura 3.7, alĺı se nota que para la curva de los |B| = 10000 bloques,
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SubsetScoring obtiene 80 % de las aristas con latencia menor a 1100[ms], mientras que para
EdgePriority, el porcentaje de aristas con latencia menor a 1100[ms] ronda por el 50 %.
También se nota que ambos protocolos de igual manera retienen aristas de alta latencia,
en vez de eliminarlas por completo. La siguiente explicación ya fue notada en [38] para los
resultados de las simulaciones de su art́ıculo: El tener una cantidad significativa de aristas
de baja latencia podŕıa estar produciendo que las rutas de propagación utilicen aquellas
latencias más bajas, y por otro lado, es razonable que existan aristas de alta latencia pues
pueden ser más eficientes para conectar regiones alejadas (geográficamente) de la red, que de
ser conectadas por aristas más cortas tendŕıan que dar much́ısimos saltos.

Figura 3.5: Curvas λ90% medidas varias veces para varias etapas de propagar bloques usando
el protocolo SubsetScoring y EdgePriority. Los colores de las curvas las identifican con el
número de bloques La curva |B| = 0 corresponde a la red recién iniciada aleatoriamente, y
la curva |B| = 10000 corresponde a la final.

En general, para esta primera simulación, los resultados se asemejan a los de [38].
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Figura 3.6: Evolución de la latencia global Eb[l(Tb)] para redes entrenadas con SubsetScoring
y EdgePriority a medida que se observan más bloques.

Escenario con variación de constante de la latencia

En este escenario, se cambia luv por otra versión lmuv:

lmuv := 2000 · ||xu − xv||2
10

+ m · 500[ms].

Lo que cambia en esta oportunidad es que ahora el valor de la latencia constante o “costo
de salto“ está ponderado por m. Se realiza el mismo experimento que la versión por defecto,
pero se pone la latencia m con m ∈ {1/10, 5/10, 5, 10}.

Una forma de entender el interés por este experimento es que a medida que m ↗ 10, la
parte de la latencia que depende de la distancia se vuelve menos importante que una latencia
que es igual para todos los nodos, independiente de dónde estén. Si se lleva el m a niveles
extremos, la latencia debeŕıa ser, relativamente, casi la misma para todos los nodos, y el
problema de optimización pasaŕıa a ser similar al de optimizar la topoloǵıa para una latencia
constante o uniforme (grafos sin pesos). Al reverso, cuando m = 1/10, es una topoloǵıa donde
importa much́ısimo más la variabilidad par a par, para la latencia.

Resultados para el escenario de variación de constante en la latencia

Para todas las topoloǵıas lmuv, las redes logran optimizarse hasta cierto grado, pero vaŕıa
fuertemente el % de diferencia de λ90% entre la red aleatoria y el resultado final. Los re-
sultados son muy similares para ambos protocolos, por lo que se hablará principalmente de
SubsetScoring. En 3.8 se muestra cómo evoluciona la red bajo SubsetScoring para cada m
(EdgePriority está en la figura C.1 del anexo). Cualitativamente, llama la atención que la
forma de todas las curvas en cada etapa de la evolución es la misma.
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Figura 3.7: Curvas con la distribución de la latencia de las aristas para los protocolos
SubsetScoring y EdgePriority, evolucionando a medida que se propagan |B| = 10000 blo-
ques. El color de la curva identifica el momento en que se midió.

En la tabla 3.2 (con valores aproximados) se consideran los percentiles 40 % de cada
curva aleatoria y la versión más optimizada bajo SubsetScoring. Inmediatamente se nota
que mientras más bajo es m, mayor es el porcentaje que el protocolo puede optimizar la
latencia λ90%, lo cuál también puede relacionarse con el hecho de que la diferencia en [ms] no
cambia sustantivamente, pues se mantiene cerca de los 750[ms] para todos los casos, lo cual
puede atribuirse a que ese valor es un porcentaje fijo de la parte de la latencia que depende
de ||xu − xv||. Si ese es el caso, entonces elevar m produciŕıa lo observado. Vale mencionar
que este comportamiento es similar a los resultados en el experimento de variar este tipo de
latencia en [38]. Algo interesante a destacar es que la distribución de latencia de aristas sigue
la misma forma para todas las lmuv, y solo cambia el desplazamiento a la derecha de la misma,
como se ve en la figura 3.9 para m = 1/10 y m = 10.

54



Figura 3.8: Curvas λ90% para SubsetScoring en escenarios con variación en la constante de
latencia.
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Figura 3.9: Distribución de latencia de las aristas para SubsetScoring actuando sobre topo-
loǵıas de internet lmuv, m = 1/10 y m = 10.
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m Aleatoria [ms] Optimizada [ms] Diferencia [ms] Porcentaje
1/10 2400 1700 700 29 %
5/10 3050 2300 750 24,5 %
1 3800 3050 750 20 %
5 9800 9040 760 8 %
10 17300 16500 800 4,6 %

Tabla 3.2: Tablas de valores de λ90% en el percentil 40 para las curvas inicializadas aleato-
riamente y tras la optimización con SubsetScoring, en topoloǵıas lmuv con distintos valores m.

Escenario con presencia de nodos de alto rendimiento

En este escenario, la variación es que en vez de que todos los nodos tengan el mismo
poder de hash, se separa en un conjunto V1 para el que cada nodo v ∈ V1 tiene Fv = 9, y en
el complemento, u ∈ V − V1, Fu = 1/9, y |V1| = |V |/10, de modo que el conjunto V1 tiene el
90 % de poder de hash de la red, y tan solo siendo el 10 % de los nodos de ella.

∑

v∈V1

Fv +
∑

u∈V−V1

Fu = 10 % · 9 + 90 % · 1

9
= 90 % + 10 % = 100 %.

Adicionalmente, las conexiones dentro de este grupo se ven beneficiadas: si (u, v) ∈ V1 × V1,

luv := 200 · ||xu − xv||2√
10

+ 500 [ms],

es decir, se disminuye la latencia del enlace a 1/10 que el valor normal, entre los nodos de V1

(simula tener buena conexión de internet).

El interés detrás de este tipo de simulación es que en las redes blockchain reales hay nodos
que tienen comparativamente mucho mayor poder computacional y conexión de internet que
otros, siguiendo leyes de pareto.

Resultados para el escenario con presencia de nodos de alto rendimiento

Primeramente, comparando la figura de los resultados en la red con nodos de alto rendi-
miento 3.10 con la del escenario de base 3.5, se nota, en la curva de la red aleatoria (|B| = 0),
que la latencia para llegar al 90 % de la red ha disminuido por lo menos 200[ms] solo por
la presencia de estos nodos; además, existe un porcentaje de nodos con latencia menor al
resto: notar que la distribución se levanta mucho más a la izquierda. Además, a medida que
evoluciona la red, tanto en SubsetScoring como EdgePriority se aprecia que en los nodos con
menos latencia λ90% se produce una separación: existe un conjunto, que contiene alrededor
del 20 % que está aprovechando mejor las capacidades de la red. Lamentablemente, se obser-
va en la figura 3.11 que es probable que la red aún pueda mejorar bajo la evolución de más
bloques, debido a que hay una pendiente considerable. Por otro lado, llama la atención que
EdgePriority produce aún menos porcentaje aristas de baja latencia (3.12) que en el caso
por defecto (3.7), como se aprecia en su percentil 60. Esto se puede deber a que EdgePriority
mantiene aristas si estas propagan la información más oportunamente que otras, y la presen-
cia de nodos con mucho poder de hash acumulado puede desincentivar la búsqueda de aristas
con menor latencia.
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Figura 3.10: Curvas λ90% para el escenario con presencia de nodos de alto rendimiento. Notar
el levantamiento del 20 % de los nodos con menor latencia.

Escenario con simulación de churn

Esta simulación es como la básica, pero esta vez se comienza con 500 nodos desactivados
(5 %), y cada vez que se propaga un bloque b, se elige una cantidad Xb de nodos que se
desactivan, y una cantidad Yb de nodos que se activan. Espećıficamente, Xb, Yb son variables
binomiales B(|V |, p), por lo que el evento Xb = k equivale a que ocurran k “aciertos”,
cada uno independiente, de probabilidad p; en este modelo, el “acierto” es que un nodo de
los |V | decide desconectarse justo después de que se propaga b. Se usa Yb con la misma
distribución para asegurarse que, en promedio, el número de nodos activos se mantenga
en un mismo nivel. El número p es ajustado a datos aproximados del mundo real, p =
nodos que se desactivan por d́ıa/bloques por d́ıa = 40/100. Aśı, si se dice que si nd es el
número de bloques de un d́ıa,

nodos que se desactivan por d́ıa = nd · p = E

[
nd∑

b=1

Xb

]
.

Los datos fueron extráıdos del apartado de churn de [6] pero es posible que se encuentren
desactualizados.
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Figura 3.11: Evolución de Eb[l(Tb)] para el escenario con presencia de nodos de alto rendi-
miento. En relación a 3.6, en este escenario EdgePriority parece desempeñar peor.

Resultados para el escenario con simulación de churn

Los resultados se muestran en las figuras 3.13, 3.14, 3.15. Es interesante que la mayoŕıa
de las métricas se encuentran casi intactas, salvo por un efecto de aleatoriedad introducida
por el churn, que se puede notar en que las curvas para distintas simulaciones están dispersas
en la figura 3.13, y que la latencia Eb[l(Tb)] se separa más, pero el efecto en la optimización
es importante.
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Figura 3.12: Distribuciones de latencias en redes para el escenario con presencia de nodos
de alto rendimiento. EdgePriority tiene menos capacidad de obtener aristas de baja latencia
que en el caso base 3.7.

Escenarios con rondas de distinta duración

En este conjunto de escenarios, se vaŕıa la duración en bloques, y se observa el resultado
en cómo evoluciona Eb[l(Tb)]. La duración de las rondas toma un valor r:

r ∈ {20, 60, 100, 130, 175, 250, 500},

para cada experimento. La cantidad de bloques |B| propagarse se mantiene constante.

Resultados

En la figura 3.16 se aprecia las curvas para cada largo de ronda. Se puede observar que es
necesario tener una cantidad mı́nima de rondas más allá de 20 dado que con ese parámetro,
la red no logra hacer nada más allá de cómo se comporta mediante la conexión aleatoria.
También se aprecia que existe un efecto negativo en aumentar demasiado el largo de la ronda,
ya que para r ∈ {175, 250, 500} se ve un peor rendimiento en comparación a r ∈ {100, 130}.
Se puede pensar en dos efectos: primero, es necesario que se observe una cantidad no menor
de bloques para lograr establecer bien los valores Eb[1u→bv], pero, en sentido contrario, usar
demasiadas mediciones no permite que la red explore nuevas aristas lo suficiente. Eso śı, se
observa que la curva no se ha estabilizado, por lo que no se asegura si en el largo plazo estas
diferencias se mantengan, o incluso se inviertan. Además, se agrega un ejercicio interesante: Si
se considera que en |B| = 8000, la red con r = 500 ha hecho aproximadamente 8000/500 = 16
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Figura 3.13: Curvas λ90% para escenario con churn. El comportamiento es similar al caso
base 3.5.

rondas, y en |B| = 2000 la red con r = 100 ha hecho aproximadamente 2000/100 = 20 rondas,
y se compara el rendimiento de ambas según el número de rondas, se observa que r = 500
es superior, en la medida que Eb[l(Tb)] ≈ 10875 es menor que lo que obtiene r = 100,
Eb[l(Tb)] ≈ 11125 y con más rondas.

Escenarios variando número de vecinos seleccionados/aleatorios

En este escenario se mantiene fijo el número de vecinos salientes (20), pero se cambia la
proporción de vecinos que se mantienen cada ronda debido a obtener alto puntaje, aśı mismo,
esto repercute en la cantidad de vecinos aleatorios que se generan en cada ronda. Se usa el
valor dscored y drandom = 20− dscored:

dscored ∈ {5, 10, 13, 16, 19}.
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Figura 3.14: Evolución de Eb[l(Tb)] para escenario con churn.

Resultados

Los resultados se muestran en las figuras 3.17. Se observa que para dscored = 5 (drandom =
15) la red comienza a optimizar la latencia en una tasa similar a redes con otros parámetros
razonables, pero que rápidamente se estanca, separándose del nivel de optimización de las
otras. Se podŕıa decir que dscored = 10, drandom = 10 tiene un comportamiento que parece
estancarse, pues se ve superada por la curva dscored = 13, y en tendencia pareciera ser que
dscored = 16 también la va a superar. Estos fenómenos parecen indicar que si bien una gran
cantidad de vecinos aleatorios permite explorar más aristas, esto no permite aprovechar al
máximo el conocimiento sobre los vecinos; desechar tantos vecinos se termina convirtiendo
en un desperdicio de potencial. Por otra parte, para dscored = 19, drandom = 1, la tasa de
optimización de la latencia es muy lenta, no logrando disminuir ni la mitad, en toda la
evolución |B| = 10000, lo que otras redes tardan en hacer en |B| = 2000.

Levantar restricción din

En las simulaciones, es común que algunos nodos obtengan una gran cantidad de nodos
que generan conexiones hacia ellos, ya que poseer la capacidad de propagar los bloques
oportunamente produce un ciclo virtuoso: Si ya se está bien conectado a la red para ver los
bloques oportunamente, otros nodos van a mantenerse conectados, y comenzará a ser visto por
los vecinos de aquellos nodos, y en el momento que se conecten, probablemente no desearán
desconectarse. De esa forma, un nodo bien conectado atrae más nodos conectados. Se decide
levantar la restricción de din ≤ 80, que aproximadamente dice que un nodo puede recibir
cuatro veces la cantidad de conexiones que las que él hace hacia afuera, y simplemente se
deja din ≤ 640, esperando que sea suficiente para observar algún efecto. Hay que mencionar
que levantar esta restricción es irrealista para un nodo común en el mundo real, pueden
existir nodos con capacidades similares, pero para un nodo común, que no es un servidor de
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Figura 3.15: Distribución de latencia de aristas para escenario con churn.

alta capacidad, debeŕıa haber un ĺımite de conexiones, y además, estar conectado a muchos
otros nodos debeŕıa deteriorar la capacidad de conectarse. En la simulación solo se quita la
restricción, sin añadir un deterioro.

Se entrena EdgePriority para la red con la restricción y la red sin la restricción y se forman
histogramas.

Resultados

Primero, se muestra el histograma para la red aleatoria, en 3.18. Se observa que es una
campana, centrada alrededor de 20 debido a que al inicio, cada nodo genera 20 conexiones
hacia afuera, y el teorema de los saludos permite estimar que en promedio, esa es la cantidad
de nodos entrantes. Aun aśı, hay nodos que vaŕıan sus conexiones entrantes desde 5 hasta
40, pero no se alcanza a llegar a la restricción impuesta de din ≤ 80.

Después, se observa en histograma para la red entrenada 3.19 que la distribución de los
grados cambia radicalmente. Por una parte, hay una basta cantidad de nodos que están por
debajo el promedio. luego hay masa acumulada a lo largo de todos los grados entre 20 y 80,
y un gran peak en din ≈ 80. Como el histograma posee 14 barras, se puede decir que entre
din = 80− 80/14 ≈ 74 y din = 80 hay 1100 nodos con esa cantidad de vecinos entrantes, eso
equivale al 10 % de la red con alt́ısimo grado.

Ahora, el histograma del último caso revela que solo hay nodos que llegan a tener grado
entrante hasta 500 (un 5 % de la red se conecta a ellos), aunque son menos de 10 estos. Por
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Figura 3.16: Evolución de Eb[l(Tb)] para rondas de distinta duración.

otra parte, se observa que para todo el rango entre 80 y 500 hay algunos nodos que llenan las
barras del histograma; El histograma tiene 14 barras de ancho aproximado 36, y según los
datos del histograma, en cada uno de esos anchos hay alrededor de 12 o más nodos con esos
grados. Más interesante es qué pasa si se hace un histograma con barras de ancho exponencial,
y se muestra el histograma con ambas escalas logaŕıtmicas, como en la figura 3.21, alĺı se
observa una relación af́ın en la escala logaŕıtmica, de pendiente negativa, aproximadamente
−1. Esto significa que la ley de din es una ley de potencia, de parámetro −1. Es decir que,

PV [din(v) ∈ (k − δ, k + δ)] ≈ O

(
104 · 1

k

)
.

Donde PV es la medida de probabilidad de elegir un nodo de V al azar, uniformemente.
Esto revela que la red, con su restricción natural, produce nodos que son tan buenos para
comunicar información, que al elevar la restricción, muestran que podŕıan ser los centros de
grandes porciones de la red.

Escenario con red de escala |V | = 50000 y churn

Para finalizar, se muestran los resultados de una red similar a la de base, pero con |V | =
50000, una latencia luv dada por

luv := 10000 · ||xu − xv||√
20 + 100 [ms]

.

Aqúı xu se incrustan en [0, 1]20. El largo de las rondas se cambia de 100 a 130 y se
mantienen los demás parámetros. Eso śı, se aumenta la cantidad de churn a 200 nodos por
ronda diaria.
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Figura 3.17: Evolución de Eb[l(Tb)] para distintos dscored.

Resultados para red de escala |V |=50000

Los resultados se encuentran en las figuras 3.22, 3.23, 3.24, y son similares a los demás
casos. El tamaño de la red y la presencia de churn no afectan al momento de optimizar la
red.

65



Figura 3.18: Histograma de grado entrante de los nodos, para una red iniciada aleatoriamente.

Figura 3.19: Histograma de grado entrante de los nodos, para una red entrenada con
EdgePriority por |B| = 10000 bloques, bajo la restricción de din ≤ 80.
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Figura 3.20: Histograma de grado entrante de los nodos, para una red entrenada con
EdgePriority por |B| = 10000 bloques, bajo la restricción de din ≤ 640.

Figura 3.21: Histograma de grado entrante de los nodos, con ambos ejes en escala logaŕıtmica,
para una red entrenada con EdgePriority por |B| = 10000 bloques, bajo la restricción de
din ≤ 640.
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Figura 3.22: Curvas λ90% para la simulación con |V | = 50000 bajo protocolo EdgePriority.

Figura 3.23: Evolución de la latencia global Eb[l(Tb)] para red de |V | = 50000 entrenada con
EdgePriority.
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Figura 3.24: Curvas con la distribución de la latencia de las aristas para EdgePriority para
simulación a escala |V | = 50000.
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Caṕıtulo 4

Conclusión

Al terminar este trabajo, se posee la arquitectura de una simulación con caracteŕısticas
realisticas. De las necesidades planteadas de [38], se logra avanzar en realizar simulaciones
a una escala real, con presencia de intermitencia en la actividad de los participantes, y con
limitaciones en la visibilidad de otros nodos. Además, el modelo subyacente para simular
permite implementar la simulación con algoritmos eficientes, siendo la complejidad lineal
en el tiempo que esta se lleva a cabo, y linear-logaŕıtmica en el tamaño de la red. La im-
plementación en código C++ permite realizar simulaciones de decenas de miles de nodos
funcionando por cientos de d́ıas, en cosa de horas en una computadora personal. Al realizar
las simulaciones, se obtienen comportamientos consistentes con los resultados de [38], permi-
tiendo validar independientemente la hipótesis planteada en [38] de que se puede optimizar
la topoloǵıa de red dismiuir la latencia de propagación, pero esta vez a escala real, y también
frente a la presencia de churning y visibilidad limitada al momento de generar conexiones.
Además, enfrentados a las dificultades que trae evaluar las métricas en tamaños como la
escala real, producimos algunas técnicas de medición que pueden ser útiles al momento de
evaluar nuevos comportamientos en redes de esta escala. La implementación de la simulación
y los métodos desarrollados dejan la puerta abierta para seguir experimentando, e introducir
nuevas caracteŕısticas para evaluar el rendimiento de los protocolos.

Por otro lado, se avanza en el horizonte teórico, pues a través del modelado de la red
fue posible proponer un protocolo nuevo, EdgePriority, basado en heuŕısticas con interpre-
taciones de optimizaciones de grafos, que además fue validado con simulaciones. Si bien, no
son garant́ıas de optimalidad, el modelo y el nuevo protocolo ofrecen una perspectiva para
entender el problema.

Esta nueva herramienta ampĺıa el dominio en que la técnica presentada por [38] está vali-
dada, demostrando más evidencia de que la técnica puede efectivamente mejorar la latencia
de propagación y la escalabilidad en redes blockchain reales.
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Anexo A

A.1. Caracteŕısticas de [0, 1]d

Se considera Xd := [0, 1]d. La función lduv definida para V ⊂ Xd es

lduv :=
1

d1/p
||x− y||p.

donde p = p(d) es alguna función tal que ĺımd ln(d)/p(d) = 0 (puede ser p(d) = 1 + ln (d)1+ε).

Puede verse que (Xd, l
d
uv) tiene una propiedad interesante: la distancia máxima entre

puntos de Xd solo se mantiene acotada, pero la cantidad de vecinos que están a una latencia
fija tiende a comprimirse (en medida, tiende a cero), o bien, [0, 1]d tiende a dilatarse en
comparación. Es fácil notar que máxu,v∈Xd

lduv = 1, con igualdad en u = 0, v = 1 ∈ [0, 1]d.

Para ver lo otro, se define la bola de puntos a latencia l
2

de x:

n(d, l) =

{
y : ldxy ≤

l

2

}
⊆ Xd.

Se nota que n(1, 1) = [0, 1]. Para fijar ideas se considera x = 1
2
∈ Xd y l < 1 (bola centrada

en el medio del espacio). A medida que d→∞, n(d, l) se comporta como otra bola:

n(d, l) ≈
{
y : ||y − x||ĺımd p(d) ≤

l

2
· ĺım

d
d1/p(d)

}

≈
{
y : ||y − x||∞ ≤

l

2
· 1
}
.

y esta última bola, tiene medida de lebesgue ld → 0, en contraste con la medida de [0, 1]d,
que permanece constante en 1. Debido a que p(d) necesita crecer extremadamente lento en
comparación a d, en las simulaciones se puede usar p = 2 para ahorrar flops.
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A.2. Modelo de selección aleatoria

El siguiente desarrollo se hizo para entender mejor la dinámica de la estructura R. Primero
se realiza un análisis del proceso aleatorio usando la teoŕıa de cadenas de Markov, y después
se muestra que esta estructura se puede implementar para inserciones y extracciones de
complejidad O(1).

Cabe destacar que no se encontró nada en la literatura estándar de procesos aleatorios.

A.2.1. Propiedades de aleatoriedad

Se tiene una estructura de datos R que recibe una serie de solicitudes rv ∈ N de los nodos
v ∈ V , y después, en cada paso extrae aleatoriamente un nodo de {u ∈ V : ru > 0} de
manera uniforme e independiente, y disminuye ru en una unidad.

Interesa describir este proceso aleatorio. Se define el espacio de estados E = NV , se
comienza el Proceso en el estado R0 y se definen los siguientes estados R1, R2, . . . , Rn, . . . en
base a iterar el procedimiento. El proceso (Rn)n≥0 es una cadena de Markov homogenea con
transiciones:

P(r → r − ei) =
1

N(r)
∀i ∈ V : ri > 0,

y estado absorbente 0 ∈ NV . Aqúı N(r) =
∑

v rv. Se pueden definir los tiempos de parada
T k
v = mı́n{n : Rn

v = k}, e interesa particularmente calcular τ vx = E[T 0
v |R0 = x], el número

esperado de pasos del proceso para que Rn
v = 0.

τ v es la solución minimal del sistema de ecuaciones:



τ vx = 0 ∀x : xv = 0,

τ vx = 1 +
∑

y

P (x→ y)τ vy ∀x : xv > 0. (A.1)

Se observa que τ vx solo depende de τ vy con yv = xv o bien yv = xv−1, y que P (x→ y) = 1
N(x)

para estos.

τ vx = 1 +
∑

y: xv=yv

1

N(x)
τ vy +

∑

y: xv=1+yv

1

N(x)
τ vy (A.2)

En cualquier caso, P (x → y) ̸= 0 =⇒ N(y) = N(x) − 1. De esto se desprende que la
ecuación A.1 tiene una única solución: Toda solución cumple τ vx = 0 si xv = 0, y la fórmula
determina el valor para τ vx′ para x′ si N(x′) = N(x) + 1, por lo tanto, usando inducción, la
solución está únicamente determinada para todo x con N(x) = n, n ≥ 0.

Usando que el valor de τ vx solo depende de xv y N(x), Se define Sn
k :

Sn
k := τ vx , xv = k,N(x) = n. (A.3)
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Se tiene: Sn
0 = 0, y Sn

n = n. Se usa la ecuación A.2 para obtener que si 0 < k < n,

Sn
k = 1 +

n− k

n
Sn−1
k +

k

n
Sn−1
k−1

Por el mismo argumento usado anteriormente, una ecuación que satisface esto, tiene solución
única, y mediante separación de variables Sn

k = (n + 1)B(k) se podŕıa desarrollar y obtener
que:

Sn
k =

k

k + 1
(n + 1).

Por lo tanto, τ vr = rv
rv+1

(N(r) + 1).

A.2.2. Implementación de la estructura de datos

En esta sección se detalla la implementación concreta de una estructura con la posibilidad
de generar inserciones, actualizaciones y eliminaciones de pares (v, rv), y además, poder
generar extracciones aleatorias de probabilidad uniforme sobre el conjunto {v : rv > 0}.

1. Se inicializa una lista LR vaćıa. Esta lista admite pares (v, rv) ∈ V ×N, representando
la identidad de un nodo, y la cantidad de conexiones que está solicitando.

2. Se inicializa un diccionario DR de tipo Hashmap vaćıo. Este diccionario tiene por llaves,
las identidades de nodos v ∈ V y el valor de la llave v, DR[v] debeŕıa almacenar un
ı́ndice en la lista, particuarlemente cuál es la ubicación del par (v, rv) el par está activo
en R.

Se recuerdan un par de cosas: Las listas de largo n soportan que los elementos sean
accedidos por su ı́ndice, un número entre 1 y n. Se puede leer y escribir en un elemento en
O(1) si se conoce su ı́ndice de antemano. Además, las listas pueden agregar y remover un
elemento al final de la lista en O(1). Por otra parte, los hashmaps se pueden implementar
para hacer búsquedas, inserciones y actualizaciones en tipo O(1) amortizado. También, que
para generar un número aleatorio entero uniforme en un intervalo, basta un procedimiento
O(1). Ahora se definen las operaciones:

• Actualización (v, rv) con rv > 0: Se chequea si DR tiene la llave v.

– Si no, entonces se añade el par (v, rv) a la lista, produciendo que la lista tenga n
elementos. Luego, se escribe DR[v]← n.

– Si la tiene, entonces DR[v] tiene la ubicación del par (v, r) con v, que ahora se
sustituye por el nuevo valor LR[DR[v]]← (v, rv).

• La actualización en R sirve para hacer inserción. Además, se nota solo se usaron accesos
por ı́ndice, reescrituras, y búsquedas por hashmap, en total O(1) amortizado.

• Eliminación de v: Si DR no posee la llave v, entonces no hay nada que hacer. Si DR

posee la llave, entonces se sabe que LR[DR[v]] = (v, rv).

78



– Si DR[V ] está al final de la lista, entonces (v, rv) se remueve de la lista y remueve
la información de v en DR.

– Si DR[v] no está en el fin de la lista, no se puede simplemente remover, hay que
hacer un paso más: Se busca el elemento al final de la lista (u, ru) y se pone en
LR[DR[v]] ← (u, ru), y enseguida, se actualiza en el diccionario DR[u] ← DR[v].
De esta manera, el diccionarrio sigue conteniendo el ı́ndice de u adecuadamente en
la lista. Para finalizar, se remueve el último elemento de la lista LR y se remueve el
elemento de llave v en DR, aśı, toda la información relativa a v ha sido eliminada
de R.

• Nuevamente, todo eso solo utiliza operaciones O(1).

• Extracción aleatoria: a partir de n =“largo de la lista LR”, se genera una selección x al
azar y uniforme entre 1 y n, y con ese valor se selecciona un par (v, rv) = LR[x], obte-
niendo la muestra aleatoria deseada. Si rv−1 > 0, entonces simplemente se actualiza el
valor rv ← rv− 1. Si rv− 1 = 0, entonces se puede hacer directamente el procedimiento
de eliminación.

Eso concluye la especificación de la estructura de datos. Del procedimiento de actuali-
zación y eliminación, se puede notar que la condición de que el diccionario tenga el ı́ndice
correcto siempre se cumple adecuadamente (es un invariante). También se desprende que de
los elementos (v, rv) de la lista, cada v puede aparecer una sola vez, y por lo tanto, la selección
uniforme descrita es uniforme sobre {v : rv > 0}.

A.3. Método de la transformada inversa

Se busca simular una variable aleatoria X : ω → V de acuerdo a la ley de probabilidad
P[X = v] = fv.

Primero, se ordena arbitrariamente V de acuerdo a un orden (V,≤). A partir de este
orden, se pre-computa una función distribución FX : V → [0, 1] usando la ley fv:

FX(v) :=
∑

u∈V
1u≤vfu.

Luego, FX : V → [0, 1] es una función monótona no decreciente con respecto de V . Ahora
se necesita añadir un nuevo orden sobre V : u ≤X v es el órden lexicográfico según primero
ver FX(u) ≤ FX(v), y en caso de que coinciden, se elige como menor, el que tenga fx > 0. Se
vuelve a reordenar V según (V,≤X). A partir de esto, se construye la “inversa generalizada”
F−1
X : [0, 1] → V , seleccionando el primer elemento v según ≤X tal que F−1

X (v) ≥ U . Para
generar una muestra de X, se genera una variable aleatoria uniforme U : ω −→ [0, 1].

El procedimiento de pre-cómputo necesita de ordenar V y de pre-computar FX sobre los
valores de V . Dependiendo el ordenamiento aplicado, esto puede tomar a lo más O(|V | log |V |)
haciendo un cálculo eficiente de Fx(v) en base a valores previamente calculados y una lista
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ordenada de V de acuerdo a ≤. Después de ello, como V está ordenado, y FX es una función
monótona, por lo que se puede construir un árbol de búsqueda binaria para seleccionar
el elemento buscado, tardando a lo más O(log |V |). Una forma concreta es crear un arreglo
indexado por V que anota los valores FX(v), y aqúı el árbol de búsqueda binaria se construye
recorriendo sub-arreglos.

Se evalúa si esta función es suficiente para generar variables aleatorias de acuerdo a la ley
fv. Primero notar que si u ∈ V es un nodo tal que fu > 0 (es decir, tiene probabilidad de
ser generado), entonces FX(v) < FX(u) para todo v < u, y por lo tanto, el método lo puede
seleccionar; y al revés, si fu = 0, entonces existirá un elemento v ∈ V tal que FX(v) = FX(u)
y v ≤X u, por lo que el método eligirá el elemento con fv > 0 en vez de u. La única excepción
es cuando u de fu = 0 es el primer elemento, pero en este caso FX(u) = 0, es decir, para que u
sea elegido, seŕıa necesario que U ≤ 0, evento que tiene probabilidad nula. Para terminar, La
probabilidad de elegir un elemento v corresponde a la medida FX(v) menos la de su antecesor
FX(v−): se sabe de la definición, que esto es fv.

En resumen, el método mencionado necesita de un precómputo O(|V | log |V |), cada mues-
tra toma O(log |V |) y tiene las propiedades de probabilidad requeridas.
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Anexo B

B.1. Cómo usar la simulación

B.1.1. Compilación

Para realizar una simulación, se configura un archivo de código en C++, con extensión
.cpp que contenga los detalles a simular en la función main. Este archivo además debe usar
las libreŕıas con el código de fuente de la simulación, que se encuentran en una carpeta de
nombre src. En los experimentos facilitados, hay varios archivos simulacion.cpp de ejem-
plo. Para compilarlos, basta ejecutar el programa make en la carpeta con dicho archivo, o
bien compilar con g++ simulacion.cpp -o simulacion -I/<SRC> donde <SRC> es la car-
peta con las libreŕıas de la simulación. Solo es necesario un compilador como g++ con una
versión c++17. Una vez lista la compilación, solo basta ejecutar el archivo que resulta de la
compilación.

B.1.2. Montaje de una simulación

Las partes de la simulación se ajustan a lo detallado en el modelo de este texto, y en el
archivo .cpp está cada objeto detallado mediante un comentario explicativo. La función que
ejecuta el bucle principal es run, o bien, una versión más flexible, loop.

B.1.3. Ejecución

Durante la ejecución del programa, se crearán archivos y carpetas en virtud de las medi-
ciones explicitadas en el archivo .cpp. Por lo mismo, se recomienda ejecutar el programa en
una carpeta vaćıa, donde no sea molesto la creación de nuevos archivos y carpetas.
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B.1.4. Scripts para procesa salidas y hacer gráficos

Junto con la simulación, se incluyen algunos archivos .py que se pueden usar para ge-
nerar los gráficos. Para usarlos, se tiene que ubicar con una consola de comandos en una
carpeta superior a la carpeta donde se ejecutó la simulación, y se debe ejecutar el comando
python3 <script><nombre de la carpeta(s)>, donde <script> es el archivo de Python
en cuestión.
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Anexo C

En la próxima página se muestra una figura adicional.
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Figura C.1: Curvas λ90% para EdgePriority escenarios con variación en la constante de la-
tencia. r ∈ {1/10, 5/10, 1, 5, 10}.
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