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1 Einleitung

Die vorliegende Ausarbeitung beschäftigt sich mit dem PaperMLS: An E�cient Location

Service for Mobile Ad Hoc Networks von Roland Flury und Roger Wattenhofer, [FW06].
Das Paper stellt einen Mechanismus vor, um in einem Ad-hoc-Netzwerk Nachrichten an
Knoten unbekannter Position zu schicken. Darüber hinaus dürfen die Knoten beweglich
sein, auch während der gleichzeitig laufenden Nachrichtenzustellung. Dazu liefert der Lo-
cation Service MLS eine Datenstruktur, in welcher über das Netzwerk verteilt Informatio-
nen zur momentanen Position der Knoten gespeichert werden, sowie einen Algorithmus,
um diese Datenstruktur bei Positionsänderungen aktuell zu halten (sog. Publishing), und
einen Routingalgorithmus (sog. Lookup), der diese Informationen nutzt.
MLS beschäftigt sich nicht mit dem grundlegenden Georouting von Knoten zu Knoten

und löst nicht Probleme wie zum Beispiel das Umgehen von Seen, sprich Löchern in
der Landschaft. Vielmehr setzt MLS diese Funktionalität voraus und nutzt sie, um zum
Beispiel bei der Zustellung einer Nachricht einen bekannten Pointer zu besuchen, der den
Weg zum (unbekannten) Zielknoten anzeigt.
Das Routing von MLS erfüllt die oben genannten Voraussetzungen in konstanter Rou-

tingqualität, also nur abhängig vom Abstand der beiden Knoten.
In Kapitel 2 werden zunächst einige Voraussetzungen vorgestellt, die MLS aus ver-

wandten Arbeiten zu Ad-hoc-Netzwerken nutzt oder erweitert. Kapitel 3 betrachtet die
Neuerungen von MLS, wie beispielsweise die Gleichzeitigkeit von Nachrichtenzustellung
und Bewegung des Zielknotens. In Kapitel 4 wird eine mathematische Analyse von MLS
durchgeführt, die unter anderem obere Schranken für den Aufwand einiger Operatio-
nen aufstellt, und zuletzt werden in Kapitel 5 Ergebnisse aus Simulationen von MLS
vorgestellt.
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2 Grundlagen und Voraussetzungen

In diesem Kapitel werden zunächst einige wichtige Voraussetzungen aufgezählt, auf die
MLS baut, und danach Ergebnisse anderer Arbeiten zusammengetragen, die in MLS
verwendet oder adaptierte werden.

2.1 Voraussetzungen

MLS bietet sicheres Routing von Nachrichten zu Zielknoten unbekannter Position bei
konstanter Routingqualität. Dazu werden jedoch einige Annahmen gemacht, die das Ad-
hoc-Netzwerk erfüllen muss.
Die Welt in der die Netzwerkknoten ausgestreut werden, kann Land und Seen ent-

halten. Letzteres sind Gebiete in denen keine Knoten existieren können. Um ein zu-
sammenhängendes Netzwerk zu erhalten, wird auÿerdem angenommen, dass es keine
unerreichbaren Inseln gibt.
In solch einem Netzwerk, das MLS einsetzt, müssen alle Knoten ihre eigene Position

kennen. Da die Knoten mobil sind, müssen sie die Position selbst messen können, also
jeder ein eingebautes System zur Positionsbestimmung besitzen. Welcher Art dieses
System ist, spielt für MLS keine Rolle; Möglichkeiten sind zum Beispiel GPS, Cricket
[SBGP04], Mobilfunk- oder WLAN-Triangulierung.
Darüber hinaus braucht jeder Knoten ein Mittel zur Funkkommunikation, wie zum

Beispiel WLAN, das eine Mindestreichweite von rmin aufweist. Diese Zahl geht später
mit ein in die Aufteilung des Ausstreuungsgebiets des Ad-hoc-Netzwerks.
An die Knotendichte werden ebenfalls Anforderungen gestellt. Sie muss recht hoch

und gleichmäÿig sein, auch nachdem sich Knoten bewegt haben. So muss es zu jeder
Position auf dem Land einen Netzwerkknoten in maximal λ = rmin/3 Entfernung geben.
Desweiteren setzt MLS ein funktionierendes Georouting voraus, als unterliegendes

Kommunikationsprotokoll. Dieses Protokoll bietet sichere Kommunikation zu einem Ziel-
punkt, dessen Position bereits bekannt ist und wird von MLS als sicheres Kommunikati-
onsprimitiv vorausgesetzt.
Da MLS eine Art Geohashing einsetzt, die zu einer Knoten-ID eine beliebige aber

feststehende Position auf dem Land zuordnet, müssen die Knoten die Positionen aller

Seen kennen, um diese Hash-Funktion berechnen zu können.

2.2 Verwandte Arbeiten

Ein wichtiger Baustein von MLS ist, wie oben erwähnt, das Georouting. Facetten-Routing
([BMSU99]) ist ein prominenter Vertreter. Alle Georouting-Algorithmen kombinieren

4



Greedy Forwarding mit vielen Verbesserungen zur Umgehung von Löchern im Netzwerk
und lokalen Minima an Löchern, etc. Allen gemeinsam ist, dass der Sender die Position
des Empfängers kennen muss.
Dies erfordert linearen Speicheroverhead in jedem Knoten, wenn ein Knoten die Ko-

ordinaten von jedem anderen speichern muss. Im Falle eines mobilen Ad-hoc-Netzwerkes

(MANET) kommt dazu noch der hohe Kommunikationsaufwand, wenn ein Knoten seine
Positionsänderung jedem einzelnen anderen mitteilen muss.
Um den genannten Speicher- und Kommunikationsaufwand zu verringern, wurden so

genannte home-based Ansätze vorgestellt ([EFK04], [RPSS03], [VAF+05], [WS01]). Dabei
bekommt jeder Knoten ein weltweit bekanntes �Home� zugeordnet, um seine gegenwärti-
gen Positionsdaten zu hinterlegen. Solch ein Home ist eine Koordinate an die die Daten
geschickt werden. Ein vorhandenener Knoten in der Nähe dieser Koordinate nimmt die
Daten an, und stellt den Speicher bereit. Somit fällt bei Bewegung nur noch linearer
Kommunikationsaufwand mit dem Home an und jede Position muss nur noch in einem
anderen Knoten gespeichert werden, nicht mehr in allen.
Das Home wird über eine Geohash-Funktion ermittelt, die es ebenfalls allen anderen

Knoten ermöglicht, es zu �nden. Dort ist dann die Position des Zielknotens hinterlegt und
wird durch das Publishing bei Änderungen aktualisiert. Jedoch wird bei einem weit ent-
fernten Home das Au�nden (Lookup) eines in der Nachbarschaft be�ndlichen Knotens
unnötig erschwert, also die Routingqualität im Sinne von Dilation sehr verschlechtert. Im
schlimmsten Fall führt die gefundene Route quer durch die gesamte Austreuungsland-
schaft und zurück, was nicht proportional zur Entfernung von Start zu Ziel ist. Dies will
MLS jedoch leisten.

2.3 Modell

MLS unterteilt die Ausstreuungslandschaft in eine Hierarchie logischer Quadrate. Das
gröÿte Quadrat, die Hierarchiestufe LM , umgibt die komplette Landschaft, in der sich die
Knoten bewegen sollen. Jedes Quadrat unterteilt sich in seine vier Teilquadrate der näch-
sten Hierarchiestufe, bis zur kleinsten Hierarchiestufe L0 mit Quadraten der Seitenlängen
ρ. Diese Quadrate werden nicht weiter unterteilt; die enthaltenen Knoten können alle di-
rekt kommunizieren. Die Seitenlänge ρ berechnet sich wie folgt: ρ = λ/

√
2 = rmin

3 /
√

2.
Das Quadrat der Ebene i, das den Knoten t enthält, wird als Lt

i bezeichnet.
Jedes Quadrat, egal welcher Ebene, erhält nun ein Home für jeden enthaltenen Knoten.

Ein Home ist eine Position auf der Landkarte, und ein nahegelegener Knoten übernimmt
die Speicherung der Daten und fungiert damit als das Home. Ein Home enthält bei MLS
jedoch nicht die endgültige Zielposition des gesuchten Knotens, sondern lediglich einen
Zeiger auf das Teilquadrat der nächstkleineren Hierarchiestufe, in das abgestiegen werden
muss. Die Homes werden bei MLS als Level Pointer, LP, bezeichnet.
Sobald beim Routing ein solcher Level Pointer LPi gefunden wurde, folgt man seinem

Zeiger in das zutre�ende Unterquadrat zum dortigen LPi−1, und so fort. Auf diese Weise
steigt man die Hierarchie hinab zum kleinsten Quadrat der Seitenlänge ρ, welches den
Zielknoten mit der gesuchten ID enthält. Siehe Abbildung 2.1. Die kleinsten Quadrate
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(Ebene L0) enthalten keine eigenen Level Pointer mehr.
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Figure 1: The left figure shows the entire world sur-
rounded by LM , the square of side length ρ·2M . The land
masses are filled with solid color (green), lakes are filled
with waves. For each node t, Lt

i contains a level pointer

LPt
i that points to the sub square Lt

i−1 of size ρ ·2i−1 that
contains t. The right picture shows the smallest three
levels around t and how each level for i > 0 contains a
pointer that points to the next smaller level.

of any location on land, we consider a relatively dense node
distribution and require that for any position p on land,
there is a node at most λ = rmin/3 away. Furthermore, this
invariant should hold over time while nodes are moving.

Using MLS, each node can send messages to any other
node without knowing the position of the destination. To
perform this task, MLS stores information about the nodes’
whereabout in well defined positions (see Section 3). Then,
the messages are routed to some of these special positions,
where they learn about the current location of their destina-
tion. Because the positions of the intermediate destinations
are known, this underlying routing might be performed by
a geographic routing algorithm.

For the rest of this paper, we abstract from this low level
routing and assume the following communication capability:
For any two positions ps and pt on land, a node s in the
λ-proximity of ps can send a message to a node in the λ-
proximity of pt. The time to route the message is bounded
by η · |pspt|, where |pspt| is the Euclidean distance2 between
ps and pt. We assume that this underlying routing algorithm
selects the shortest path if it has a choice.

Note that this underlying routing capability is orthogonal
to the main routing problem discussed in this paper, where
the sender does not know the position of the receiver.

3. POSITION INFORMATION
In this section, we describe how each node t maintains

a lookup system through which MLS routes messages to t.
This lookup system is based on several layers, where the
top layer is the smallest square of side length ρ · 2M that
encloses the entire world. M is dependent on the size of
the world, and ρ = λ/

√
2 = rmin/(3

√
2) is given by the

radio range (see Section 2). In the following, we denote this
square by level-M and write LM . (Please refer to Table 1
for a summary of the notation used in this paper.) Similar
to a geographic hash table (GHT) [15], each node has a
designated position on land where it stores directions to its

2Note that if |pspt| → 0, the message would have to be
delivered instantaneously. However, unless the sender and
receiver are identical, at least one hop is necessary, which
requires time. We can safely ignore this boarder case be-
cause this paper presents a worst case analysis, where the
shortest distance to be routed is λ.

Lt
i Level that contains t with side-length ρ · 2i

(Ls
i )

8 The 8 surrounding squares of Ls
i

LPt
i Level pointer on Li for node t; points to Li−1

∗LPt
i The Li−1 where LPt

i points to
δt

i distance of a node t to ∗LPt
i+1

FPt
i Forwarding pointer if LPt

i /∈ ∗LPt
i+1

∗FPt
i The Li where ∗FPt

i points
TFPt

i Temporary forwarding pointer, before a pointer
to t is removed

∗TFPt
i The Li where TFPt

i points
TTLi Time to live of a TFPi

vnode
max Max. speed of nodes

rmin Min. communication range of a node
λ Min. distance to a node from any land point

ρ Side length of L0; ρ = λ/
√

2 = rmin/(3
√

2)
M LM surrounds the entire world

α When δt
i ≥ α · ρ · 2i, LPt

i+1 is updated
β(βT ) Max. number of forwarding hops to reach LPt

i

from a FPt
i (TFPt

i)
γ See Lemma 8.2
η Routing overhead to route to a given position

Table 1: Nomenclature used throughout the paper.

position. But instead of storing its exact position, a node
t only stores in which of the four possible sub squares it is
located, as depicted in Figure 1. Recursively, each selected
square contains a pointer to its sub square that surrounds t.
Finally, the chain is broken when the size of the sub square
reaches ρ. Thus, a message for node t can be routed along
these pointers until it reaches the smallest square.

We use the term LM−1 to denote any of the squares re-
ceived when LM is divided into 4 sub squares of side length
ρ · 2M−1. Recursively, Li denotes any square of side-length
ρ · 2i that can be obtained by dividing a Li+1 square into
its 4 sub squares. The recursion stops for L0, which is a
square of side length ρ. To denote the Li that surrounds a
specific node t, we use the notation Lt

i. Clearly, Lx
M is the

same for all nodes x, namely the square that surrounds the
entire world.

On each Lt
i for i > 0, node t has a well defined position

where it stores in which of the 4 possible Li−1 it is located.
We call this information Level Pointer and write LPt

i to
denote the level pointer on Lt

i that points to Lt
i−1. Also, we

write ∗LPt
i to denote the Lt

i−1 where LPt
i points.

We have seen that every node t stores a LPt
i on each of

its levels Lt
i. This information needs to be hosted on a node

somewhere in Lt
i. But because the nodes are mobile, we can-

not designate a specific node on each Lt
i to store the LPt

i.
Therefore, we propose to store this pointer at a specific po-
sition p on land in Lt

i. Due to the minimal node density, we
know that there exists at least one node in the λ-proximity
of p, which we can use to store LPt

i. If there are several
nodes in the λ-proximity of p, we pick the one closest to
p. The selected node then hosts LPt

i until it moves away
from p by more than λ. At that point, it passes on LPt

i to
its neighbor node closest to p, which must exist due to the
minimal node density. Over time, the LPt

i is not necessarily
stored on the node closest to p, but by an arbitrary node in
the λ-proximity of p.

Each node t stores a LPt
i at a well defined position pt on

land within Lt
i, where pt is determined through the unique

IDt of t. Any consistent hash function that maps the ID of
a node onto a position on land can be used for this purpose,

Abbildung 2.1: Hierarchie von Quadraten und Pointern

Die Position der Level Pointer einer Ebene werden aus der Kenntnis der Seen auf dieser
Ebene und der Knoten-ID des Zielknotens berechnet. Diese Geohash-Funktion sollte ga-
rantieren, dass die Level Pointer verschiedener Knoten gleichmäÿig über die Landschaft
verteilt sind. So wird der Speicheroverhead von MLS gut verteilt und Flaschenhälse beim
Routing vermieden. Die Anzahl der Hierarchiestufen wird nur bestimmt durch die Gröÿe
des Ausstreuungsgebiets und den Senderadius rmin. Somit speichert jeder Knoten im
Schnitt nur eine Anzahl an Level Pointern abhängig von der Gröÿe des Ausstreuungsge-
biets, die zur Laufzeit konstant ist.
Für das Errechnen der Hashfunktion ist auf allen Knoten die Kenntnis der Seen er-

forderlich, so dass Level Pointer nur auf dem Land zu Liegen kommen; nicht etwa auf
Wasser, wo keine Knoten die Information aufnehmen könnten, also als Level Pointer
agieren könnten.
Jede Geohash-Funktion ist für MLS geeignet, die (mit Kenntnis der Lage der Seen) zu

einer Knoten-ID ein Koordinatenpaar über Land ausgibt, und diese Koordinaten gleich-
mäÿig über die Landschaft verteilt. Die Autoren schlagen folgende Funktion vor, beste-
hend aus H1(IDt) und H2(IDt): Das Argument ist jeweils die Knoten-ID des Knotens t,
zu dem ein Level Pointer gefunden werden soll. H1 bestimmt die y-Koordinate, und zwar
den Anteil an Land, der oberhalb von yt liegen soll. Die x-Koordinate wird daraufhin so
bestimmt, dass die Streckensegmente mit y = yt, die über Land liegen, also alle in Frage
kommenden Teile des gefundenen �Breitengrades� konkateniert werden. H2 gibt dann die
Position auf dieser Strecke an. Siehe dazu Abbildung 2.2. H1 und H2 geben ihre Funk-
tionswerte im Intervall ]0,1] aus, und werden dann mit den vorliegenden Streckenlängen
multipliziert.
An die gefundene Position (xt, yt) wird ein Create Request gesendet, um den Level
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Abbildung 2.2: Geohash-Funktion für MLS

Pointer anzulegen. Der Knoten, der dieser Position am nächsten gelegen ist, verarbeitet
die Anfrage. Sollte er sich später zu weit von der optimalen Position des Level Pointers
wegbewegen, gibt er den Pointer an einen besser gelegenen Knoten weiter. Beim Routing
kann der Level Pointer jeder Hierarchiestufe in gleicher Weise mit obiger Hashfunktion
wiedergefunden und genutzt werden.

2.4 Lookup

Das Routing wird bei MLS als Lookup bezeichnet, um zu betonen, dass die Zielposition
der Route unbekannt ist. Darüber hinaus ist zu beachten, dass die zu übertragende
Nachricht beim Suchen der Route komplett mitgereicht wird, so dass beim Finden des
Zielknotens die Nutzlast auch schon zugestellt ist.
Sobald ein in Abschnitt 2.3 beschriebener Pointer gefunden ist, kann ihm und nach-

folgenden Pointern bis zum Zielknoten gefolgt werden. Siehe dazu auch Abbildung 2.3.
Hier soll nun die erste Phase des Lookup beschrieben werden, das Au�nden eines ersten
Pointers möglichst niedriger Ebene.
Wenn ein Knoten s einem Zielknoten t eine Nachricht zusenden will, geht s folgen-

dermaÿen vor: Zuerst befragt s seine Nachbarschaft, ob sie den Zielknoten kennt und
sendet gegebenenfalls direkt. Wenn sich der gesuchte Knoten in der Nachbarschaft nicht
meldet, sendet s den Lookup Request zur errechneten Position des Level Pointers im
umgebenden Quadrat der Ebene L1. Siehe Abbildung 2.3. Wenn sich an dieser Position
kein Level Pointer zu t �ndet, dann ist der Zielpunkt t nicht im besuchten Quadrat L1.
Daraufhin wird die Nachricht weitergeleitet, jedoch noch nicht in Richtung der ver-

meintlichen Position des nächsthöheren Level Pointers in L2, sondern zunächst im Kreis
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Figure 1: The left figure shows the entire world sur-
rounded by LM , the square of side length ρ·2M . The land
masses are filled with solid color (green), lakes are filled
with waves. For each node t, Lt

i contains a level pointer

LPt
i that points to the sub square Lt

i−1 of size ρ ·2i−1 that
contains t. The right picture shows the smallest three
levels around t and how each level for i > 0 contains a
pointer that points to the next smaller level.

of any location on land, we consider a relatively dense node
distribution and require that for any position p on land,
there is a node at most λ = rmin/3 away. Furthermore, this
invariant should hold over time while nodes are moving.

Using MLS, each node can send messages to any other
node without knowing the position of the destination. To
perform this task, MLS stores information about the nodes’
whereabout in well defined positions (see Section 3). Then,
the messages are routed to some of these special positions,
where they learn about the current location of their destina-
tion. Because the positions of the intermediate destinations
are known, this underlying routing might be performed by
a geographic routing algorithm.

For the rest of this paper, we abstract from this low level
routing and assume the following communication capability:
For any two positions ps and pt on land, a node s in the
λ-proximity of ps can send a message to a node in the λ-
proximity of pt. The time to route the message is bounded
by η · |pspt|, where |pspt| is the Euclidean distance2 between
ps and pt. We assume that this underlying routing algorithm
selects the shortest path if it has a choice.

Note that this underlying routing capability is orthogonal
to the main routing problem discussed in this paper, where
the sender does not know the position of the receiver.

3. POSITION INFORMATION
In this section, we describe how each node t maintains

a lookup system through which MLS routes messages to t.
This lookup system is based on several layers, where the
top layer is the smallest square of side length ρ · 2M that
encloses the entire world. M is dependent on the size of
the world, and ρ = λ/

√
2 = rmin/(3

√
2) is given by the

radio range (see Section 2). In the following, we denote this
square by level-M and write LM . (Please refer to Table 1
for a summary of the notation used in this paper.) Similar
to a geographic hash table (GHT) [15], each node has a
designated position on land where it stores directions to its

2Note that if |pspt| → 0, the message would have to be
delivered instantaneously. However, unless the sender and
receiver are identical, at least one hop is necessary, which
requires time. We can safely ignore this boarder case be-
cause this paper presents a worst case analysis, where the
shortest distance to be routed is λ.

Lt
i Level that contains t with side-length ρ · 2i

(Ls
i )

8 The 8 surrounding squares of Ls
i

LPt
i Level pointer on Li for node t; points to Li−1

∗LPt
i The Li−1 where LPt

i points to
δt

i distance of a node t to ∗LPt
i+1

FPt
i Forwarding pointer if LPt

i /∈ ∗LPt
i+1

∗FPt
i The Li where ∗FPt

i points
TFPt

i Temporary forwarding pointer, before a pointer
to t is removed

∗TFPt
i The Li where TFPt

i points
TTLi Time to live of a TFPi

vnode
max Max. speed of nodes

rmin Min. communication range of a node
λ Min. distance to a node from any land point

ρ Side length of L0; ρ = λ/
√

2 = rmin/(3
√

2)
M LM surrounds the entire world

α When δt
i ≥ α · ρ · 2i, LPt

i+1 is updated
β(βT ) Max. number of forwarding hops to reach LPt

i

from a FPt
i (TFPt

i)
γ See Lemma 8.2
η Routing overhead to route to a given position

Table 1: Nomenclature used throughout the paper.

position. But instead of storing its exact position, a node
t only stores in which of the four possible sub squares it is
located, as depicted in Figure 1. Recursively, each selected
square contains a pointer to its sub square that surrounds t.
Finally, the chain is broken when the size of the sub square
reaches ρ. Thus, a message for node t can be routed along
these pointers until it reaches the smallest square.

We use the term LM−1 to denote any of the squares re-
ceived when LM is divided into 4 sub squares of side length
ρ · 2M−1. Recursively, Li denotes any square of side-length
ρ · 2i that can be obtained by dividing a Li+1 square into
its 4 sub squares. The recursion stops for L0, which is a
square of side length ρ. To denote the Li that surrounds a
specific node t, we use the notation Lt

i. Clearly, Lx
M is the

same for all nodes x, namely the square that surrounds the
entire world.

On each Lt
i for i > 0, node t has a well defined position

where it stores in which of the 4 possible Li−1 it is located.
We call this information Level Pointer and write LPt

i to
denote the level pointer on Lt

i that points to Lt
i−1. Also, we

write ∗LPt
i to denote the Lt

i−1 where LPt
i points.

We have seen that every node t stores a LPt
i on each of

its levels Lt
i. This information needs to be hosted on a node

somewhere in Lt
i. But because the nodes are mobile, we can-

not designate a specific node on each Lt
i to store the LPt

i.
Therefore, we propose to store this pointer at a specific po-
sition p on land in Lt

i. Due to the minimal node density, we
know that there exists at least one node in the λ-proximity
of p, which we can use to store LPt

i. If there are several
nodes in the λ-proximity of p, we pick the one closest to
p. The selected node then hosts LPt

i until it moves away
from p by more than λ. At that point, it passes on LPt

i to
its neighbor node closest to p, which must exist due to the
minimal node density. Over time, the LPt

i is not necessarily
stored on the node closest to p, but by an arbitrary node in
the λ-proximity of p.

Each node t stores a LPt
i at a well defined position pt on

land within Lt
i, where pt is determined through the unique

IDt of t. Any consistent hash function that maps the ID of
a node onto a position on land can be used for this purpose,

Abbildung 2.3: Unteres Ende der Pointerhierarchie

um die acht Nachbarquadrate der gleichen Ebene von L1. Erst wenn dort auch an kei-
ner der errechneten Positionen ein Level Pointer gefunden wurde, wird in der Hierarchie
aufgestiegen zu L2. Dort wird rekursiv fortgefahren mit dem Aufsuchen des potentiellen
Level Pointers im Quadrat um s und danach deren in den acht Nachbarquadraten, und
so weiter, bis aller spätestens im schlimmsten Fall der Level Pointer der obersten Ebene
LM besucht werden muss.
Das erwähnte Umkreisen eines Quadrats der aktuellen Ebene vor dem Aufstieg in die

nächste Ebene �ndet statt, um die Dilation des Lookup klein zu halten. Falls zwei Knoten
beispielsweise durch eine gröÿere Achse der Hierarchie getrennt sind, muss der Lookup
Request des einen Knotens sehr weit in der Hierarchie aufsteigen, um die Grenze zum an-
deren Knoten überschreiten zu können. Die beiden Positionen a und b in Abbildung 2.5
sind ein drastisches Beispiel hiervon. Wenn ein Lookup Request von a stets in der Hier-
archie aufsteigt, anstatt auch die Nachbarschaft einer Hierarchie zu besuchen, muss er
bis zum Level Pointer Lt

i+2 und von dort wieder abwärts geroutet werden, anstatt den
Zielknoten an Position b gleich beim ersten Umkreisen der Ebene Li−1 (im Bild ohne
Bezeichnung) zu �nden.
Durch das Umkreisen bleibt der zurückgelegte Weg des Lookup Requests von s nach t

proportional zum tatsächlichen Abstand der Knoten. Der Weg eines solchen Lookup Re-
quests, also eine gefundene Route in MLS, sieht beispielsweise aus wie in Abbildung 2.4.
Die quadratischen roten Punkte bezeichnen Level Pointer des Zielknotens. Die Simula-
tion in der Abbildung wurde mit einer Landschaft ohne Seen durchgeführt, weshalb in
Phase 1 (linker Teil der Abbildung) das Besuchen der vermeintlichen Level Pointer sehr
regelmäÿige quadratische Bahnen zieht. Nachdem ein Level Pointer gefunden wurde, en-
det das regelmäÿige Absuchen von Quadraten und der Lookup Request folgt in Phase 2
der Hierarchie abwärts, Pointer für Pointer.
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Im selben Bild sieht man zwei Level Pointer von t, die vermeintlich verpasst wurden: Sie
gehören jedoch zu höheren Ebenen und wurden deshalb nicht angesteuert. Aus genannten
Gründen der Dilation darf ein Lookup Request nicht unnötig in der Pointerhierarchie
aufsteigen.
In Kapitel 4 wird gezeigt, dass ein Lookup in O(d) abhängig von der Entfernung d

zwischen Start und Ziel terminiert.

as long as the chosen positions are evenly distributed over
the land area for different IDs.

One possible function is the following, where we use two
hash-functions H1() and H2() to map the ID of t to real
numbers in the range ]0, 1]. pt is determined as an offset
(∆x, ∆y) from the top left corner of Lt

i. ∆y is chosen such
that, when only considering Lt

i, the fraction of land above
∆y is H1(IDt). Once ∆y is fixed, we must choose ∆x such
that pt lies on land. We concatenate the line-segments where
pt can be placed to a single line and determine ∆x such that
the length of the line left to pt is H2(IDt) of the total line
length.

Given this mapping, any node can determine the potential
position pt where a node t might store a LPt

i for any Lt
i. All

the node needs to know is the ID of the receiver and the
position of the lakes. Amongst others, this is necessary to
route a message along the level pointers towards t: Once
a message has been routed to a LPt

i, the node hosting LPt
i

determines p′t in ∗LPt
i and forwards the message to LPt

i−1,
which is located at p′t.

We can already see that the number of levels only depends
on the size of the deployment area and the transmission
radius rmin. Therefore, every node needs to maintain only
a constant number of level pointers. Because the positions
of the level pointers are chosen randomly on the different
levels, the storage overhead is balanced smoothly on the
nodes if the nodes themselves are evenly distributed. This
is an important property of MLS, and avoids overloading a
few nodes with excessive amounts of data.

4. LOOKUP
Because messages are routed to a priori unknown posi-

tions, we denote them as lookup requests. When a sender
node s wants to send a message to a destination node t, it
issues a lookup request for node t, which encapsulates the
message to be sent. So far, we have described where each
node publishes its level pointers and how a lookup request is
forwarded along the level pointers towards t once a first LPt

i

has been found. This section is devoted to the first phase
of the lookup algorithm, which routes the lookup request to
the first LPt

i.
We propose a lookup algorithm that first searches t in

the immediate neighborhood of s and then incrementally
increases the search area until a LPt

i is found. From there,
the lookup request can be routed towards the smaller levels,
as described in the previous section. Using this approach,
we find t quickly if it is close to s. In particular, we prove
that the lookup time is linear in the distance between s and
t. As for the search areas, we use an extended version of the
levels of node s, who issued the lookup request. For each
Ls

i , we define (Ls
i )

8 to be the 8 Li squares adjacent to Ls
i .

In the very first step of a lookup, node s checks whether t
is in its immediate neighborhood. In this case, the message
can be sent directly to t. Otherwise, the lookup request is
sent to Ls

1 to check whether it finds a LPt
1. If this is not

the case, the lookup request is forwarded in sequence to the
8 squares of (Ls

1)
8, where it tries to find LPt

1. This step is
repeated recursively: while the lookup request fails to find
a LPt

i on Ls
i and (Ls

i )
8, it is forwarded to Ls

i+1 and then in
sequence to squares of (Ls

i+1)
8, where it tries to find LPt

i+1.
A possible lookup path through the first 3 levels is depicted
in Figure 2. Note that when the lookup request is forwarded
through the levels of (Ls

i )
8, the sequence is chosen such that

the last visited Li is contained in Ls
i+1, and the request is

s

Figure 2: When s issues a lookup request for node t, the
request is forwarded to the potential positions of a LPt

i

in Ls
i ∪ (Ls

i )
8 for increasing i. The bold gray squares in

the left image indicate the first 4 levels of node s. Note
that we have only drawn the nodes visited by the chosen
route. The right image shows a lookup path found by our
simulation framework. The square dots indicate the LP
of the destination node. Because no lakes were present
in the lookup area, the lookup path is regular and draws
quadratic shapes.

always forwarded to a neighboring Li that shares an edge
with the current Li. (Skip Li that are completely covered
by lakes.)

In the first phase of the lookup algorithm, the lookup
request is routed to a series of levels Li, where it tries to
find a level pointer LPt

i. In the following lemma, we provide
an upper bound for the time needed to search i levels. Note
that this also gives an upper bound for the time needed to
find LPt

i on Li, given that LPt
i ∈ Li.

Lemma 4.1. The accumulated time for searching a level
pointer of node t on the levels 0 through i is bounded by
η2i+1ρ(

√
2 + 8

√
5).

Proof. When a lookup request for node t issued by a
node s starts its search on Lj , it first queries for LPt

j in
Ls

j . From the lookup algorithm presented above, we know

that the lookup request tries3 to end its search of the levels
Lj−1 on a node in Ls

j . Thus, in the worst case, the request
has to be routed over the diagonal of Ls

j to reach the po-

tential place of LPt
j , which implies a maximal route-time of

η2jρ
√

2. Then, to check for LPt
j in (Ls

j)
8, the lookup request

is repeatedly sent to a neighboring Li to which the previous
Li shares an edge. At the worst, this takes η2jρ

√
5 for each

of the 8 neighbors. Thus, the total time to query for LPt
j on

level j is at most η2jρ(
√

2+8
√

5), and the accumulated time

to query i levels is bounded by t ≤
Pi

j=0 η2jρ(
√

2 + 8
√

5) <

η2i+1ρ(
√

2 + 8
√

5).

Because LM is the same square for all nodes, we are sure
that a lookup request finds a level pointer for t at the latest
on Ls

M
4. In a later section, we give an upper bound on the

time the lookup request needs to find a first LPt
i based on

the distance between s and t.

3This fails, if Ls
j−1 is the only sub-level of Ls

j covering land.
In this case, the lookup request first needs to move into
Ls

j . This additional overhead is well compensated on the
previous level, where at least 3 Ls

j−1 were not visited.
4This holds also under lazy publishing and in the concurrent
setting, two concepts that are introduced in the following
sections.

Abbildung 2.4: Lookup Request aus Simulation.

Ein Lookup, das Routing bei MLS, lässt sich also in zwei Phasen aufteilen. In der er-
sten Phase wird die Nachricht zu immer gröÿeren umgebenden Quadraten weitergeleitet,
aufwärts in der Hierarchie. In der zweiten Phase werden dann Pointer bis zum Ziel hin
verfolgt, abwärts in der Hierarchie. Im Folgenden wird gezeigt, wie Knoten in Bewegung
ihre Level Pointer aktuell halten.

2.5 Publishing

Da bei MLS alle Knoten mobil sein dürfen, reicht eine einmalige Initialisierung aller Level
Pointer zu jedem Knoten nicht aus. Ein Knoten muss seine Positionsänderungen mitteilen
können, diesen Vorgang nennt man Publishing. Sobald ein Knoten sich aus einem Quadrat
Li herausbewegt, muss er seinen Pointer auf Li, der im umgebenden Li+1 liegt, ändern.
Alle seine Pointer kleiner i + 1 ändern sich damit auch, und benötigen ein Update auf
ihr korrektes Unterquadrat, beziehungsweise müssen gelöscht und in ein neues Quadrat
umgezogen werden.
Diese Änderungen müssen kommuniziert werden, was Netzwerklast verursacht. Gera-

de wenn viele Ebenen mit einer kleinen Bewegung überschritten werden, müssen viele
Delete-, Create- und Update-Requests gesendet werden. Wenn ein Knoten auch noch in
solch einer Bewegung oszilliert, wie beispielsweise zwischen den Punkten a und b in Ab-
bildung 2.5, kann das Netzwerk verstopft werden. Um dies zu vermeiden, setzt MLS auf
das so genannte Lazy Publishing.
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Figure 3: If a node t oscillates between the two points a
and b in the left picture, immediate updating of its level
pointers would cause an enormous amount of traffic. In
black are the level pointers necessary if t is at a, the
level pointers necessary at b are gray. Lazy publishing
delays the updating of LPt

i+1 until node t has moved away

from ∗LPt
i+1 by more than αρ2i, as depicted in the right

picture. Only when t moves across A, LPt
i+1 is updated

to A’. Similarly, only when t crosses B, A’ is deleted and
B’ is added.

5. LAZY PUBLISHING
In this and the following section, we analyze the impli-

cations of mobile nodes. In particular, this section focuses
on the publish algorithm, through which every node keeps
its level pointers up to date when it moves. Remember that
every node t maintains a LPt

i on each of its Lt
i for 0 < i ≤ M .

Clearly, if a node t must update its LPt
i+1 as soon as it

changes Lt
i, the publish cost might be extremely high. The

left part of Figure 3 depicts a situation where many level
pointers would have to be updated due to an arbitrarily
small move of node t. If t oscillates between the two points
a and b, and immediately sends messages to update the level
pointers after moving an ε-distance, an enormous amount of
traffic would be generated. To reduce this overhead, we em-
ploy lazy publishing, a concept that is similar to the lazy
update technique utilized in [1].

Lazy publishing allows a node t to move out of ∗LPt
i+1 up

to a certain distance without updating LPt
i+1, and reduces

the overhead due to oscillating nodes. The following publish
policy defines when a node t needs to update its LPt

i.
We use the notation δt

i to denote the air distance of node
t to ∗LPt

i+1. Formally, δt
i is the shortest distance of t to any

edge of ∗LPt
i+1 if t /∈ ∗LPt

i+1. Otherwise, δt
i = 0.

Definition 5.1. (Publish Policy) When a node t has
moved away from ∗LPt

i+1 by more than α · ρ · 2i, it needs
to update LPt

i+1, such that LPt
i+1 points to the current Lt

i.

Formally, a node t must update LPt
i+1 if δt

i ≥ α · ρ · 2i, for
a fixed α ∈ R+.

We need to consider two cases while updating a LPt
i+1:

If the outdated LPt
i+1 is in Lt

i+1, it suffices to change the
value of LPt

i+1 such that it points to Lt
i. In the right half of

Figure 3, this is the case when t moves over the line marked
A. However, if t has moved to a different Li+1, the outdated
LPt

i+1 needs to be removed and a new one must be added to
Lt

i+1. An example of this case is depicted in Figure 3, when
t moves over the line marked B.

The implementation of such an update is straight forward:
Node t sends an update message to the outdated LPt

i+1 to
change its value. If a new LPt

i+1 needs to be created, t
sends a remove message to the outdated LPt

i+1 and a create
message to the position of the new LPt

i+1.

LPti

ρ2i

LPti+1

t

αρ2i

αρ2i−1

FPti

[A] [D]

[B] [C]

Figure 4: A node t is outside ∗LPt
i+1, but does not need

to update LPt
i+1. Instead of removing its LPt

i in ∗LPt
i+1,

t maintains a FPt
i that points to the neighboring Li there

LPt
i can be found. When t moves upwards along the

indicated (solid) path, it eventually leaves ∗LPt
i by more

that αρ2i−1 and needs to add a new LPt
i in [D], update

FPt
i in [B] and remove the LPt

i in [C]. To prevent a racing

condition with a concurrent lookup, LPt
i in [C] is not

removed, but transformed to a TFPt
i that points to [D].

6. CONCURRENCY
Clearly, the lookup algorithm presented in Section 4 does

not support lazy publishing in its second phase, where the
lookup request follows the level pointers in order to find a
destination node t. So far, we have assumed that for i > 1,
∗LPt

i contains a LPt
i−1. However, under the lazy publishing

policy, LPt
i−1 might be outside ∗LPt

i. We now derive modifi-
cations to the lookup and publish algorithms, such that they
support lazy publishing. At the same time, we introduce the
issue of simultaneous lookup and publish requests.

6.1 Forwarding Pointer
MLS uses a forwarding pointer to guide a lookup request

to LPt
i. If LPt

i /∈ ∗LPt
i+1,

∗LPt
i+1 contains a forwarding

pointer at the location where the LPt
i would be. This for-

warding pointer points to the neighboring Li that contains
LPt

i. In the following, we denote such a forwarding pointer
by FPt

i and write ∗FPt
i to denote the Li where FPt

i points.
Figure 4 depicts a situation where a FP is necessary. Note
that we restrict the value of α to the range [0, 1[ such that
a FPt

i might only point to an adjacent Li. This simplifies
our analysis, but does not restrain the final result, where α
is chosen clearly smaller than 1 in order to maximize the
allowed speed at which nodes move.

With the forwarding pointers, a lookup request has an
easy means to find the LPt

i if LPt
i /∈ ∗LPt

i. However, this
simplistic approach only works in a static setup, where all
publish requests of node t have terminated before a lookup
request queries for t. Consider again Figure 4 and suppose
that t moves upwards. When δt

i > αρ2i−1, t needs to send
three messages: one to remove LPt

i from [C], one to add a
new LPt

i in [D] and one to change the direction of FPt
i in

[B]. Because the messages might be delayed randomly by
the presence of lakes, it is possible that a lookup request
reads FPt

i before it is updated, and then fails to find LPt
i

in ∗FPt
i because LPt

i was already removed. This is a racing
condition between a lookup request and the publish request
which we need to avoid.

6.2 Temporary Forwarding Pointer
Inspired by the fact that the racing condition in the pre-

vious example arose because of a LPt
i that was removed too

Abbildung 2.5: Problem oszillierender Knoten

2.6 Lazy Publishing

Lazy Publishing erlaubt es einem Knoten t, sein Quadrat in einem bestimmten Radius
zu verlassen, ohne die bestehenden Level Pointer höherer Ebenen zu aktualisieren (siehe
Abbildung 2.6). Um dennoch von einem Lookup Request gefunden zu werden, wird der
Level Pointer des verlassenen Quadrats in einen Forwarding Pointer FP umgewandelt,
der auf das neu betretene Quadrat zeigt, und dort wird ein Level Pointer angelegt.
Wenn t auch den Umgebungsradius verlässt, wird der Forwarding Pointer gänzlich

gelöscht, und die höheren Ebenen müssen angepasst werden. Durch diese verzögerten,
faulen, Änderungen verhindert Lazy Publishing das Über�uten des Netzwerks durch
oszillierende Knoten.
Die Gröÿe des Radius wird bestimmt durch α × ρ × 2i, also α mal der Seitenlänge

des verlassenen Quadrats. Der Faktor α ∈ R+, 0 ≤ α < 1 ist ein beliebiger aber fester
Parameter von MLS.
In Abschnitt 3.1 wird noch ein Mechanismus vorgestellt, der eine weitere Art von

Pointern anlegt, damit Pointerinformation nicht zu schnell gelöscht wird, wenn sich ein
Knoten weiterbewegt, aber ein Lookup noch unterwegs ist.
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Figure 3: If a node t oscillates between the two points a
and b in the left picture, immediate updating of its level
pointers would cause an enormous amount of traffic. In
black are the level pointers necessary if t is at a, the
level pointers necessary at b are gray. Lazy publishing
delays the updating of LPt

i+1 until node t has moved away

from ∗LPt
i+1 by more than αρ2i, as depicted in the right

picture. Only when t moves across A, LPt
i+1 is updated

to A’. Similarly, only when t crosses B, A’ is deleted and
B’ is added.

5. LAZY PUBLISHING
In this and the following section, we analyze the impli-

cations of mobile nodes. In particular, this section focuses
on the publish algorithm, through which every node keeps
its level pointers up to date when it moves. Remember that
every node t maintains a LPt

i on each of its Lt
i for 0 < i ≤ M .

Clearly, if a node t must update its LPt
i+1 as soon as it

changes Lt
i, the publish cost might be extremely high. The

left part of Figure 3 depicts a situation where many level
pointers would have to be updated due to an arbitrarily
small move of node t. If t oscillates between the two points
a and b, and immediately sends messages to update the level
pointers after moving an ε-distance, an enormous amount of
traffic would be generated. To reduce this overhead, we em-
ploy lazy publishing, a concept that is similar to the lazy
update technique utilized in [1].

Lazy publishing allows a node t to move out of ∗LPt
i+1 up

to a certain distance without updating LPt
i+1, and reduces

the overhead due to oscillating nodes. The following publish
policy defines when a node t needs to update its LPt

i.
We use the notation δt

i to denote the air distance of node
t to ∗LPt

i+1. Formally, δt
i is the shortest distance of t to any

edge of ∗LPt
i+1 if t /∈ ∗LPt

i+1. Otherwise, δt
i = 0.

Definition 5.1. (Publish Policy) When a node t has
moved away from ∗LPt

i+1 by more than α · ρ · 2i, it needs
to update LPt

i+1, such that LPt
i+1 points to the current Lt

i.

Formally, a node t must update LPt
i+1 if δt

i ≥ α · ρ · 2i, for
a fixed α ∈ R+.

We need to consider two cases while updating a LPt
i+1:

If the outdated LPt
i+1 is in Lt

i+1, it suffices to change the
value of LPt

i+1 such that it points to Lt
i. In the right half of

Figure 3, this is the case when t moves over the line marked
A. However, if t has moved to a different Li+1, the outdated
LPt

i+1 needs to be removed and a new one must be added to
Lt

i+1. An example of this case is depicted in Figure 3, when
t moves over the line marked B.

The implementation of such an update is straight forward:
Node t sends an update message to the outdated LPt

i+1 to
change its value. If a new LPt

i+1 needs to be created, t
sends a remove message to the outdated LPt

i+1 and a create
message to the position of the new LPt

i+1.

LPti

ρ2i

LPti+1

t

αρ2i

αρ2i−1

FPti

[A] [D]
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Figure 4: A node t is outside ∗LPt
i+1, but does not need

to update LPt
i+1. Instead of removing its LPt

i in ∗LPt
i+1,

t maintains a FPt
i that points to the neighboring Li there

LPt
i can be found. When t moves upwards along the

indicated (solid) path, it eventually leaves ∗LPt
i by more

that αρ2i−1 and needs to add a new LPt
i in [D], update

FPt
i in [B] and remove the LPt

i in [C]. To prevent a racing

condition with a concurrent lookup, LPt
i in [C] is not

removed, but transformed to a TFPt
i that points to [D].

6. CONCURRENCY
Clearly, the lookup algorithm presented in Section 4 does

not support lazy publishing in its second phase, where the
lookup request follows the level pointers in order to find a
destination node t. So far, we have assumed that for i > 1,
∗LPt

i contains a LPt
i−1. However, under the lazy publishing

policy, LPt
i−1 might be outside ∗LPt

i. We now derive modifi-
cations to the lookup and publish algorithms, such that they
support lazy publishing. At the same time, we introduce the
issue of simultaneous lookup and publish requests.

6.1 Forwarding Pointer
MLS uses a forwarding pointer to guide a lookup request

to LPt
i. If LPt

i /∈ ∗LPt
i+1,

∗LPt
i+1 contains a forwarding

pointer at the location where the LPt
i would be. This for-

warding pointer points to the neighboring Li that contains
LPt

i. In the following, we denote such a forwarding pointer
by FPt

i and write ∗FPt
i to denote the Li where FPt

i points.
Figure 4 depicts a situation where a FP is necessary. Note
that we restrict the value of α to the range [0, 1[ such that
a FPt

i might only point to an adjacent Li. This simplifies
our analysis, but does not restrain the final result, where α
is chosen clearly smaller than 1 in order to maximize the
allowed speed at which nodes move.

With the forwarding pointers, a lookup request has an
easy means to find the LPt

i if LPt
i /∈ ∗LPt

i. However, this
simplistic approach only works in a static setup, where all
publish requests of node t have terminated before a lookup
request queries for t. Consider again Figure 4 and suppose
that t moves upwards. When δt

i > αρ2i−1, t needs to send
three messages: one to remove LPt

i from [C], one to add a
new LPt

i in [D] and one to change the direction of FPt
i in

[B]. Because the messages might be delayed randomly by
the presence of lakes, it is possible that a lookup request
reads FPt

i before it is updated, and then fails to find LPt
i

in ∗FPt
i because LPt

i was already removed. This is a racing
condition between a lookup request and the publish request
which we need to avoid.

6.2 Temporary Forwarding Pointer
Inspired by the fact that the racing condition in the pre-

vious example arose because of a LPt
i that was removed too

Abbildung 2.6: Lazy Publishing
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3 Neuerungen

Die bisherigen Techniken waren gröÿtenteils auch schon Bestandteil anderer Arbeiten
und wurden für MLS übernommen und teilweise adaptiert. Nun folgen reine Neuerungen
von MLS.

3.1 Concurrency

Es wurde bereits gesagt, dass Knoten mobil sein dürfen. Vorkehrungen dazu wurden
von MLS getro�en. Jedoch unterstützt das bisher vorgestellte Publishing noch nicht die
Mobilität eines Knotens, wenn gleichzeitig eine Nachricht zu ihm zugestellt werden soll.
Folgt ein Lookup Request beispielsweise einem Pointer, dessen Update noch nicht bei
ihm angekommen ist, und gelangt in ein Quadrat, wo der Pointer schon gelöscht wurde,
ginge die Nachricht ins leere.
Also mussten bisher alle Publish Requests terminieren, bevor ein Lookup gestartet

werden kann. Da man beweglichen Knoten somit fast nie etwas zuschicken könnte, un-
terstützt MLS die Gleichzeitigkeit von Publishing und Lookup.
Weil obige Wettlaufsituation durch das verfrühte Löschen eines Pointers verursacht

wurde, löscht MLS seine Pointer nicht gänzlich, sondern hinterlässt beim Löschen so
genannte Temporary Forwarding Pointers, TFP . Solch ein Pointer zeigt auf das benach-
barte Quadrat, von dem aus der Löschauftrag gesendet wurde. Somit geraten Lookup
Requests nicht mehr in Sackgassen.
Wie der Name temporary schon sagt, können die TFPi nach einer Weile gelöscht

werden, und zwar ist ihre Lebensdauer, TTLi, nur abhängig von der Hierarchieebene i. In
Kapitel 4 werden für die Lebensdauer Schranken angegeben. Damit kann die Lebensdauer
jedes TFP statisch auf dem speichernden Knoten berechnet werden, und die Löschung
bedarf keiner Kommunikation.
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4 Analyse

Im Kapitel �Analyse� des Papers beschäftigen sich die Autoren mit der Korrektheit von
MLS. Es wird gezeigt, dass MLS funktioniert, insbesondere bei gleichzeitigem Auftreten
von Lookup- und Publish Requests. Auÿerdem wird bewiesen, dass ein Lookup Request
seinen Zielknoten in O(d) �ndet, wobei d die Entfernung von Start- zu Zielknoten ist.
Auch wird gezeigt, dass die Gesamtkosten für das Publishing einer Positionsänderung in
O(d log d) liegen, wobei d hier die zurückgelegte Strecke der Positionsänderung ist.
Um diese Eigenschaften von MLS zu beweisen, wird die maximale Knotengeschwin-

digkeit vnode
max beschränkt, mit der sich die Knoten maximal fortbewegen dürfen. Dazu

werden im Laufe der Beweise verschiedene Bedingungen an vnode
max gestellt, aus denen am

Schluss die Geschwindigkeit ermittelt wird, die alle Bedingungen erfüllt.
Die Qualität des Lookup, O(d), basiert auf der Entfernung der Start- und Zielknoten

|st| = d. Im Fall eines statischen Ad-hoc-Netzwerks ist diese Entfernung wohlde�niert,
während der ganzen Zeit des Lookup. Bei einem mobilen Ad-hoc-Netzwerk mit gleichzei-
tigem Lookup und Publishing können sich jedoch beide Knoten bewegen, während der
Lookup Request läuft. Die Distanz |st| ändert sich. Für die Analyse wird deswegen die
Distanz zum Zeitpunkt des Absendens des Lookup Request herangezogen.

4.1 Lookup Request

Für Phase 1 des Lookup wird gezeigt, dass jeder Lookup Request für einen beliebigen
Zielknoten t so geroutet werden kann, dass er immer einen Level Pointer zu t �ndet.
Für Phase 2 wird gezeigt, dass der Lookup Request stets entlang der Pointer zum Ziel
geroutet werden kann.

4.1.1 Lookup � Phase 1

Zu Anfang wird eine untere Schranke ermittelt für TTLi, die Lebensdauer der Temporary
Forwading Pointer, so dass MLS auch bei Nebenläu�gkeit keinen Pointer verpassen kann.

Lemma 4.1 Wenn t sich in Ls
i ∪ (Ls

i )
8 be�ndet, dort auch bleibt und einen LP t

i auf

diesem Gebiet unterhält, dann �ndet ein von s versandter Lookup Request einen Pointer

auf t spätestens beim besuchen dieser ganzen Fläche Ls
i ∪(Ls

i )
8, wenn TTLi ≥ η2iρ(

√
2+

8
√

5).

Beweis. Wenn t seinen LP t
i in sein aktuelles Quadrat Lt

i umziehen muss, sendet t einen
Create Request m los, der höchstens ∆tm ≤ η2iρ

√
2 Zeit braucht, nämlich maximal

quer durch Lt
i. (Der Faktor η ist der Routingoverhead, der durch das MLS zu Grunde
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liegende Georouting verursacht wird.) Gleichzeitig sendet t einen Update- oder Delete
Request m′ in sein ehemaliges Quadrat, um den veralteten LP t

i in einen korrekten FP t
i

oder TFP t
i umzuwandeln. Für die Analyse des schlimmstenfalls, nehmen wir an, dass m′

sofort zugestellt wird, was die erforderliche TTL nur vergröÿert.
Ein Lookup Request �ndet weder den neuen noch den alten LP t

i , falls er zwischen
die Publish-Nachrichten gerät, so dass er vor m an der Position p des neuen ankommt,
oder nach m′ an der Position p′ des inzwischen gelöschten alten. Schlimmstenfalls zieht t
seinen Level Pointer genau nach Ls

i um, das Quadrat mit s, in der Mitte der kreisenden
Suche. Wenn um Zeit T0 der Umzug mit Absenden von m gestartet wird, aber der
Lookup Request zum Zeitpunkt T1 vor m bei Position p des Umzugsziels ankommt,
dann macht der Lookup Request weiter mit den acht umliegenden Quadraten (Ls

i )
8. Je

nachdem in welcher Reihenfolge die acht Quadrate besucht werden, könnte p′ erst im
achten gefunden werden, was nach spätestens ∆tlookup ≤ η2iρ8

√
5 passiert (der Zeit um

achtmal die längste Strecke durch zwei Quadrate zurückzulegen). Ein solcher Lookup
Request erreicht p′ spätestens zur Zeit T2 ≤ T1 + ∆tlookup < η2iρ(

√
2 + 8

√
5). Wenn

der alte LP t
i wie angesprochen sofort zur Zeit T0 in einen TFP t

i umgewandelt wurde,
existiert letzter bis T0 + TTLi > T2 und der Lookup Request �ndet ihn. Für den Fall
eines FP (Lazy Publishing) anstatt des TFP existiert ein Pointer noch viel länger, denn
der FP wird erst noch durch einen TFP ersetzt, vor der endgültigen Löschung. �

Im nichtnebenläu�gen, statischen Fall �ndet ein Lookup Request spätestens einen Poin-
ter zu t beim Besuchen von Ls

k+1 ∪ (Ls
k+1)

8, wenn die Seitenlänge von Ls
k mindestens

die Länge d hat, also ρ2k ≥ d. (Auch mit Lazy Publishing muss t in der zusammenge-
nommenen Fläche einen LP t

k+1 angelegt haben. Wenn nämlich s auf einer Auÿenkante
von Ls

k+1 liegt, und t orthogonal zur Kante in Entfernung d, dann bleibt ein Abstand
von mindestens ρ2k zwischen t und einem Lk ausserhalb von Ls

k+1 ∪ (Ls
k+1)

8, der gröÿer
ist, als der Radius des Lazy Publishing, denn die Zahl α, die diesen Radius festlegt, ist
immer kleiner Eins, vergleiche Abschnitt 2.6.)
Für den nebenläu�gen Fall schwächen wir das Ergebnis im folgenden Lemma 4.2 ab,

zu Ls
k+γ ∪ (Ls

k+γ)8 (als maximal besuchte Fläche für das Au�nden eines Pointers zu t).

Dabei gilt weiterhin ρ2k ≥ d > ρ2k−1 und γ ∈ N+. Die Zahl γ ≥ 1 wird ein Parameter
von MLS, zum Perfomance-Tuning. Auÿerdem müssen die beiden folgenden Gleichungen
(1) und (2) gelten, wie im Beweis zum nächsten Lemma gezeigt wird.
Die maximale Knotengeschwindigkeit muss folgendermaÿen beschränkt sein:

vnode
max <

1− α
2 − 2−γ

η
√

2
(1)

Die TFP müssen mindestens so lange existieren:

TTLi ≥ η2i+1ρ(1/
√

2 + 8
√

5) (2)

Man sieht, dass ein gröÿeres γ eine höhere Knotengeschwindigkeit bringt, aber ein
Lookup Request länger brauchen kann, um einen Pointer zu �nden. Deswegen bleibt die
Festlegung von γ wie erwähnt dem Benutzer zum Tuning überlassen.
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Lemma 4.2 Ein Lookup Request nach t wird von s ausgesandt, und d ist der Abstand der

beiden Knoten zum Zeitpunkt des Absendens. Dann �ndet der Lookup Request spätestens

einen Pointer zu t in einem der Quadrate von Ls
k+γ∪(Ls

k+γ)8, wenn gleichzeitig folgendes

gilt: γ ≥ 1, k ∈ N so dass ρ2k−1 < d ≤ ρ2k und die beiden Gleichungen (1) und (2) gelten.

Beweis. Als erstes wird gezeigt, dass t einen LP t
k+γ angelegt hat, in Ls

k+γ ∪ (Ls
k+γ)8,

spätestens wenn der Lookup Request abgesandt wird. Das ist nötig, damit der Lookup
Request nicht zu früh ankommt und den LP verpasst, weil dieser noch nicht eingerichtet
wurde.
Per De�nition ist s in Ls

k+γ , und damit ist t von diesem Quadrat höchstens d ≤ ρ2k

entfernt. Gleichzeitig ist t von jedem Lk+γ−1 auÿerhalb der betrachteten Fläche Ls
k+γ ∪

(Ls
k+γ)8 mindestens ρ(2k+γ − 2k) entfernt. Man weiss, dass t trotz Lazy Publishing zu

dieser Zeit schon einen Create Request für einen LP t
k+γ irgendwohin auf die betrachtete

Fläche abgesandt haben muss. Zwischen dem Verlassen des Radius um das alte Quadrat
und der aktuellen Position (in d-Entfernung von s) hat t eine Distanz zurückgelegt von
mindestens ∆d = ρ2k(2γ(1− α

2 )− 1).
Der Update Request muss maximal quer durch Lk+γ laufen, was eine Zeit von ∆tupdate ≤

η2k+γρ
√

2 braucht. Aber der Lookup Request ist langsamer und kommt erst an, wenn
der LP eingerichtet ist, denn der Lookup Request wird erst losgeschickt, nachdem sich
t um ∆d bewegt hat, was mindestens eine Zeit von ∆tmove ≥ ∆d/vnode

max braucht. Nach
Gleichung (1) gilt ∆tmove > η2k+γρ

√
2 ≥ ∆tupdate, also wird der Lookup Request erst

losgeschickt, nachdem der LP t
k+γ in Ls

k+γ ∪ (Ls
k+γ)8 angelegt ist.

Um den Beweis abzuschlieÿen, muss noch gezeigt werden, dass ein TFP t
k+γ lang genug

lebt, für den Fall, dass kein LP t
k+γ gefunden wird. Aus dem vorangegangenen Lemma 4.1

weiss man, dass ein Pointer zu t gefunden wird, wenn t innerhalb von Ls
k+γ ∪ (Ls

k+γ)8

bleibt. Bevor t seinen Level Pointer LP t
k+γ aus der betrachteten Fläche wegziehen kann,

muss t sich nach Start des Lookup mindestens um ∆d′ = ρ2k(2γ(1 + α
2 ) − 1) bewegt

haben. Das dauert nach (1) mindestens ∆t ≥ ∆d′/vnode
max > η2k+γρ

√
2. Darum könnte

t frühestens einen TFP t
k+γ im betrachteten Gebiet anlegen, wenn nach Absenden des

Lookup Request die Zeit ∆t vergangen ist. Wie schon im Beweis zu Lemma 4.1 erwähnt
wurde, ist ein Lookup Request mit Lk+γ fertig, nach höchstens ∆tlookup ≤ η2k+γ+1ρ(

√
2+

8
√

5). Also muss der TFP t
k+γ mindestens ∆tlookup−∆t bestanden haben. Wegen (2) ist

dies gegeben. �

Das vorangegangene Lemma zeigt, dass ein Lookup Request einen ersten Pointer zu t
�nden kann. Das nächste Lemma zeigt darüber hinaus, dass der Lookup Request auch
einen weiteren Pointer �nden kann, wenn der Request einem Forwarding Pointer oder
Temporary Forwarding Pointer folgen musste. Jedoch muss dazu die Knotengeschwin-
digkeit diesmal auf

vnode
max <

α

η · 2(3
√

2 + α)
(3)

eingeschränkt werden, damit dies in allen Fällen funktioniert.
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Lemma 4.3 Ein Lookup Request, der einen FP t
i oder einen TFP t

i gefunden hat, �n-

det auch einen weiteren Pointer auf t im ersten Pointer referenzierten Quadrat ∗FP t
i

beziehungsweise ∗TFP t
i , sofern die maximale Knotengeschwindigkeit die Gleichung (3)

erfüllt.

Es wurde bis hierhin dafür gesorgt, dass ein Lookup Request Pointer zu t �nden kann,
und diesen auch folgen kann, um weitere zu �nden. Im folgenden werden obere Schranken
aufgestellt, für die Zeit, einen LP t

i aufzusuchen nach dem Erreichen eines FP t
i oder TFP t

i .
Dazu wird eine Schranke aufgezeigt, für die maximale Anzahl an Weiterleitungen um den
LP t

i zu erreichen. Es wird gezeigt, dass bei einem FP t
i diese Anzahl der Weiterleitungen

β > 2 beträgt, sofern die Knotengeschwindigkeit folgender Gleichung genügt:

vnode
max ≤

α(β − 2)
2η(

√
2 + α + β

√
8)

(4)

Bei einem TFP t
i wird gezeigt, dass βT > 2 ist, wenn gilt:

vnode
max ≤

α2i−1ρ(βT − 2)
η2iρ(

√
2 + α + βT

√
8) + TTLi

(5)

Die Werte β und βT werden zwei weitere Tuning-Parameter für MLS, die die Knoten-
geschwindigkeit und auch die Laufzeit des Lookup beein�ussen.
Für spätere Lemmata wird folgendes Hilfslemma benötigt. Es besagt:

Lemma 4.4 Zwischen zwei aufeinanderfolgenden Updates eines LP t
i muss sich ein Kno-

ten t mindestens um ∆dupdate ≥ α2i−1ρ fortbewegt haben.

Lemma 4.5 Wenn Gleichung (4) gilt, dann kann ein Lookup Request, der einen FP t
i

erreicht hat, zum zugehörigen LP t
i weitergeleitet werden in höchstens ∆t ≤ βη2iρ

√
8 für

ein gegebenes β > 2.

Lemma 4.6 Wenn Gleichung (5) gilt, dann kann ein Lookup Request, der einen TFP t
i

erreicht hat, zum zugehörigen LP t
i weitergeleitet werden in höchstens ∆t ≤ βT η2iρ

√
8

für ein gegebenes βT > 2.

Die Beweise dieser Lemmata fehlen hier, der Kürze halber. Die Autoren haben sie
aber in ihrem Paper vollständig vorgeführt. Nun können die Lemmata zusammengefügt
werden, um zu zeigen, dass ein Lookup Request einen ersten LP t in beschränkter Zeit
�nden kann.

Lemma 4.7 Ein Lookup Request von einem Knoten s zu einem Knoten t �ndet einen
Level Pointer LP t in O(d), wenn die Gleichungen (1), (2), (3), (4) und (5) erfüllt sind.

Beweis. Aus Kombination der Lemmata 4.2, 4.5 und 4.6 erhalten wir folgendes: Ein
erster Pointer zu t wird spätestens in einem der Quadrate von Ls

u ∪ (Ls
u)8 gefunden,

mit u = dlog2
d
ρe + γ (Lemma 4.2). Die nötige Zeit, um all diese Ebenen zu besuchen,

ist begrenzt durch T1 ≤ η2u+1ρ(
√

2 + 8
√

5). Wenn p ein FP t
i ist, erreicht der Lookup

16



Request den zugehörigen LP t
i in T2 ≤ βη2iρ

√
8 (Lemma 4.5). Wenn p ein TFP t

i ist,
erreicht der Lookup Request den zugehörigen LP t

i in T3 ≤ βT η2iρ
√

8 (Lemma 4.6). Für
i < u ist die Gesamtzeit T um einen ersten LP t

i zu �nden wie folgt beschränkt:

T ≤ T1 + max(T2, T3)
≤ η2dlog2(d/ρ)e+γ+1ρ(

√
2 + 8

√
5 + max(β, βT )

√
2)

≤ d · η2γ+2(
√

2 + 8
√

5 + max(β, βT )
√

2)︸ ︷︷ ︸
konstant

∈ O(d)

4.1.2 Lookup � Phase 2

Für Phase 2 des Lookup muss gezeigt werden, dass ein Lookup Request, der einen ersten
Pointer LP t

i gefunden hat, den Pointern auch folgen kann bis zum Zielknoten t. Es wird
wieder ein Hilfslemma angegeben, das später benutzt wird:

Lemma 4.8 Solange δt
i < α2iρ ist, enthält das Quadrat ∗LP t

i+1 entweder einen LP t
i

oder einen FP t
i .

δt
i ist die Entfernung des Knotens t von seinem Quadrat. Durch Lazy Publishing kann

δt
i gröÿer Null sein.
Das nächste Lemma sagt aus, dass ein Lookup Request, der bei einem LP t

i angekom-
men ist, an Hand dieses Zeigers weitergeleitet werden kann zu LP t

i−1.

Lemma 4.9 Unter der Bedingung, dass i > 0 ist und dass alle Einschränkungen von

vnode
max und TTLi eingehalten werden, gilt: Ein Lookup Request kann einem LP t

i+1 folgen

zu einem LP t
i nach ∆t ≤ η2iρ

√
8(1 + max(β, βT )).

Mit dem vorangehenden Lemma 4.9 kann gezeigt werden, dass man von LP t
i zu LP t

i−1

weitergeleitet werden kann, bis man LP t
1 erreicht, von wo man in das kleinste Quadrat

mit t gelangt, ∗LP t
1. Es bleibt zu zeigen, dass man in diesem Quadrat direkt zu t �nden

kann, unter der Bedingung, dass

vnode
max <

√
2− α

η(α + 4
√

2)
(6)

Lemma 4.10 Wenn die Gleichung (6) erfüllt ist, dann kann ein Lookup Request, der

LP t
1 gefunden hat, direkt zu t in ∗LP t

1 gesandt werden.

Satz 4.11 (Lookup) Wenn die Gleichungen (1) bis (6) erfüllt sind, dann braucht ein

Lookup Request von s nach t ein Zeit in O(d), um t zu erreichen.
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Beweis. Nach Lemma 4.7 weiÿ man, dass die Zeit, um einen ersten Level Pointer zu
�nden beschränkt ist von T1 ≤ d · η2γ+2(

√
2 + 8

√
5 + max(β, βT )

√
2). Desweiteren weiÿ

man, dass dieser erste Level Pointer auf einem Level nicht gröÿer als dlog2
d
ρe+γ gefunden

wird. Aus Lemma 4.9 leitet man ab, dass das Folgen der Pointer von Ebene dlog2
d
ρe+ γ

bis hinunter zu Ebene 1 so lange dauert:

T2 ≤
dlog2 d/ρe+γ∑

j=1

η2jρ
√

8(1 + max(β, βT ))

und die Zeit um von LP t
1 zu t zu gelangen wird mit Lemma 4.10 (der Beweis ist

wiederum der Kürze halber ausgelassen) beschränkt auf:

T3 ≤ ηρ
√

8(1 + max(β, βT )) �

Damit ist die Gesamtzeit für einen Lookup Request beschränkt von:

Tlookup ≤ T1 + T2 + T3)

≤ T1 +
dlog2 d/ρe+γ∑

j=1

η2jρ
√

8(1 + max(β, βT ))

≤ T1 + dη2γ+2
√

8(1 + max(β, βT ))
≤ d · η2γ+2(3

√
2(1 + max(β, βT )) + 8

√
5)︸ ︷︷ ︸

konstant

∈ O(d)

4.2 Maximale Knotengeschwindigkeit

Für die vorangegangenen Lemmata wurden verschiedene Anforderungen an vnode
max und

TTLi gestellt, die wie angekündigt nun zusammengefasst werden sollen, zu erschöpfenden
Endergebnissen, mit denen MLS dann bewiesener Weise funktioniert.
Der Wert von TTLi muss nur die Gleichung (2) erfüllen. Weil jede Erhöhung von TTLi

eine Senkung der maximalen Knotengeschwindigkeit nach (5) nach sich zieht, wird der
kleinstmögliche Wert übernommen:

TTLi = η2i+1ρ(1/
√

2 + 8
√

5) (7)

Um die maximale vnode
max herauszu�nden, müssen die MLS-Parameter 0 < α < 1, β >

2, γ ≥ 1 und βT > 1 festgemacht werden. Der Wert von η ergibt sich aus der Topologie
der Landschaft und der Qualität des gewählten unterliegenden Georoutings. Während
vnode
max maximiert werden soll, sollte möglichst Tlookup minimiert werden, die maximale
Zeit für einen Lookup Request, abhängig von den selben Parametern.
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Für γ → ∞;β → ∞;βT → ∞ erhält man vnode
max ≈ 0.0845

η mit α ≈ 0.863. Diese obere
Schranke ist unerreichbar, denn die Laufzeit eines Lookup Request würde gegen unendlich
gehen. O�ensichtlich muss man abwägen zwischen der Maximierung der Knotengeschwin-
digkeit und der Minimierung der Lookup-Zeit. Die Autoren schreiben, dass sie durch Spie-
len mit den Parametern folgende guten Werte gefunden haben: γ = 1, β = 5, βT = 19.
Die Geschwindigkeit vnode

max ist damit am höchsten für α = 0.8. Damit kann nun auch für
die Maximale Knotengeschwindigkeit eine untere Schranke angegeben werden:

Satz 4.12 Für α = 0.8, γ = 1, β = 5 und βT = 19 können die Netzwerkknoten sich mit

maximal vnode
max ≤ 1

15·η bewegen, so dass MLS noch funktioniert.

Beweis. Durch Einsetzen der konkreten Parameter in die Gleichungen (1), (3), (4), (5)
und (6). �

4.3 Kommunikationskosten bei Positionsänderungen

Als letzter Teil des Analysekapitels müssen noch die Kosten des Publish-Algorithmus
ermittelt werden. Zuerst werden die ungüstigsten Kosten die Kosten des Publishing zu
einer einzigen Ebene berechnet, danach werden die gesammelten Kosten des Publishing
ermittelt, für einen Knoten der sich bewegt.
Die bisherigen Routingkosten des unterliegenden Georouting waren bisher als die Zeit

η · d betrachtet, für eine Strecke der Länge d. Für die folgenden Lemmata betrachten wir
diskrete Routingkosten in Anzahl von Hops, die für die Überbrückung der Entfernung d
nötig sind. Wir nehmen an, dass die Anzahl der Hops proportional zur Entfernung ist,
und schreiben dann η̃ · d für die Anzahl der Hops, die das Georouting auf der Strecke d
machen muss.

Lemma 4.13 Die Kosten für das Publishing der Ebene i sind beschränkt von η̃2i+2ρ(
√

8+
α) Hops.

Daraus folgt für die gesammelten Kosten des Nachrichtenaufkommens für das Publis-
hing (wieder ohne Beweis):

Satz 4.14 (Publish) Die gesammelten Kosten des Publishing eines Knotens sind in

O(d log d) Nachrichten-Hops.

Damit wurde durch die Analyse gezeigt, dass bei richtiger Wahl der Knotengeschwin-
digkeit und Lebensdauer der Pointer alle Wettlaufsituation in MLS verhindert werden,
und MLS funktoniert. Genauso wurde die lineare Routingdilation mit O(d) gezeigt, und
der maximale Aufwand für das Publishing in O(d log d) eingeschränkt.
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5 Simulation

Die Autoren von MLS haben eine Reihe von Simulationen durchgeführt, die zeigen, dass
die Gröÿen für die durchschnittliche Zeiten für Lookup und Publishing weit unter den
oberen Grenzen liegen. Dazu wurde ein Simulationsframework entwickelt, zu dem noch
folgende Besonderheiten zu erwähnen sind.
Vom unterliegenden Knoten-zu-Knoten-Routing wird der Einfachheit halber abstra-

hiert, es geht lediglich durch seine Verzögerung mit in die Simulation ein.
Die minimale Knotendichte wird nicht simuliert, das Framework speichert die Pointer

intern und garantiert nicht, dass sich ein Knoten immer in der Nähe dieser Positionen
be�ndet. So können zur Leistungssteigerung der Simulation auch nur Untermengen aller
Knoten simuliert werden.
Für bessere Ergebnisse wurde der Lookup in alternativen Läufen parallelisiert, so dass

anstatt der umkreisenden Suche durch die (Li)8) nacheinander gleich alle 9 Quadrate
gleichzeitig den Lookup Request zugesandt bekommen. Diese Messungen mit dem �Fast
Lookup� sind in Abbildung 5.1 und Abbildung 5.2 als Linien mit runden Punkten zu
sehen.
Die Simulation wurde mit 5000 Knoten laufengelassen, die insgesamt 10.000 Lookup

Requests versandt haben. Dies wurde je für zwei maximale Knotengeschwindigkeiten und
zwei verschiedene Landschaften durchgeführt. Die Landschaft1 ist in Abbildung 2.1 zu
sehen. Die Seitenlänge der Karte waren 5300 Längeneinheiten, ρ wurde als 1 LE gewählt.
Die maximale Routingdilation (wegen der Seen) war 10.
Landschaft2 enthielt kein Wasser, war aber gleich groÿ. Die Routingdilation ist in

Abbildung 5.1 zu sehen.
Bei höherer Knotengeschwindigkeit produzieren die beweglichen Knoten mehr TFP,

was dem Lookup Request hilft. Man sieht das an Abbildung 5.2, nämlich dass bei höherer
Knotengeschwindigkeit mehr Zeit für das Verfolgen von FP und TFP genutzt wird.
Der geänderte Fast Lookup Algorithmus reduziert die Lookup-Zeit um die Hälfte,

produziert jedoch einen zusätzlichen Nachrichtenoverhead, und es können Nachrichten
mehrmals am Ziel ankommen. Identische Nachrichten müssen also noch erkannt und
verworfen werden.
Mit diesen Änderungen an MLS kommt man auf auf eine Lookup-Dilation von etwa 6.
Für Publish Requests wurde eine durchschnittliche Konstante von 4,3 für das O-Kalkül

erkannt, also ein Publish Overhead von 4, 3 ·d log d, mit d als der zurückgelegten Strecke.
Die Autoren waren mit diesen Werten laut eigener Aussage zufrieden, so dass ihr Netz-
werk nicht gesättigt sei, mit Publish Requests von bewegenden Knoten.
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the tradeoff between vnode
max and Tlookup. Using these values,

vnode
max becomes maximal for α = 0.8. We can now state our

lower bound on the maximum node speed for which MLS is
proven to work.

Theorem 8.12. For α = 0.8, β = 5, βT = 19 and γ = 1,
the nodes might move at speed vnode

max ≤ 1
15·η without breaking

MLS.

Proof. By plugging the parameters into the Equations
(1), (3), (4), (5) and (6).

In the absence of lakes, 1/η can be interpreted as the
minimum speed at which messages are routed by the under-
lying routing algorithm. Therefore, the above result shows
that nodes might move at a speed that is only 15 times
smaller than the routing speed, which is remarkably fast. If
we consider real-world nodes such as the mica2 nodes from
UC Berkeley, a data packet experiences around 50 ms delay
while being forwarded by a node. Thus, a packet can be
sent about 40 hops per second. If we assume that a message
is forwarded around 10 meters per hop, the message speed
reaches around 400 meters per second. In this setup and in
the absence of lakes, the maximum node speed is bounded
by 400/16 = 25 meters per second (90 km/h, about 56 mph),
which exceeds by far the node speed in typical network ap-
plications.

8.3 Publish Analysis
Last but not least, we need to consider the cost of the

publish algorithm. While a node is moving, it continuously
sends updates onto its different levels. This produces mes-
sages that need to be routed by the nodes of the system.
Thus, bounding the message overhead of the publish algo-
rithm is of critical importance to ensure that the overall
routing cost induced by the moving nodes is reasonable.
First, we derive the maximum cost of publishing to a level.
Then, we determine the amortized message cost for publish-
ing while a node is moving.

Throughout the paper, we made use of an underlying rout-
ing algorithm that can deliver a message to its destination in
η ·d time, when the air distance between the sender and des-
tination is d. For the following, we assume that the number
of routing hops needed to send a message over a distance d
is proportional to the routing time and write η̃ · d to denote
the number of routing hops needed to route a message to a
target that is d away.

Lemma 8.13. The cost to publish on level-i is bounded by
η̃2i+2ρ(

√
8 + α) message-hops.

Proof. By inspection of the publish algorithm in Sec-
tion 7.1. We determine the message cost c of each individual
line to pick the execution with maximum cost.

On line 2, FPt
i is in the neighboring level-i, which t just

left by more than α·2i, thus c2 ≤ η̃2iρ(α+
√

2). For the lines
4, 7, 9, and 11, the distance from t to LPt

i+1 is maximally

2i(α+
√

8) and the message cost is c4,7,9,11 ≤ η̃2iρ(α+
√

8).
FPt

i+1 on line 12 is contained in (Lt
i+1)

8, but only as long

as δt
i+1 < α2i+1. Thus, the cost to send a message to FPt

i+1

is bounded by c12 ≤ η̃2iρ(2α +
√

8). For line 14, LPt
i+1 is

contained in Lt
i+1, and therefore the cost is c14 ≤ η̃2iρ

√
8.

Finally, for line 17, t reaches FPt
i in c17 ≤ η̃2iρ

√
2 hops, as

FPt
i ∈ Lt

i. The execution with maximum cost visits the lines
2, 11, 12, 14 and 17. Summing up the corresponding costs
results in the indicated number of hops.

0 0.2 0.4 0.6 0.8 1

2   

4   

6   

8   

10  

12  

Fractional node speed

L
o
o
k
u
p
 s
tr
e
tc
h

0 0.2 0.4 0.6 0.8 1
0.04

0.06

0.08

0.1

0.12

0.14

0.16

0.18

0.2

Fractional node speed

F
ra
c
ti
o
n
 o
f 
lo
o
k
u
p
 f
o
r 
F
P
 o
r 
T
F
P

Figure 5: The left plot shows the lookup stretch depend-
ing on the node speed, where 1 is the maximum speed.
The right plot shows the fraction of the time a lookup
spends following FP and TFP. The solid lines indicate
runs with Map1 (a world as shown in Figure 1), the dot-
ted lines show runs with Map2 (no lakes). The results
for the adapted fast-lookup are drawn with circles, the
results for the sequential lookup with squares.

Using an amortized analysis, we can now show that the
expected message overhead induced by the publish method
can be bounded.

Theorem 8.14. (Publish) The amortized message cost
of a node induced by the publish method is at most O(d log d)
message hops, where d denotes the distance the node moved.

Proof. A node t updates its LPt
i when δt

i−1 ≥ αρ2i−1

(Definition 5.1). After an update to LPt
i, t ∈ ∗LPt

i and thus
t needs to move at least αρ2i−1 before it needs to issue an-
other update for LPt

i (Lemma 8.4). Therefore, t needs to up-
date LPt

i at most d/(αρ2i−1) times while moving a distance

d. The cost to publish on Li is maximally η̃2i+2ρ(
√

8 + α)
(Lemma 8.13), and the total cost for updating Li while mov-

ing the distance d is bounded by dη̃8ρ(
√

8+α)/α. The total
publish cost is given by the sum of the cost of each level to
which t has to publish. Because ∀j : δt

j = 0 after the initial-
ization phase of the publish method, t only needs to publish
on Li if d ≥ αρ2i−1, and the total publish cost is bounded
by d log2(2d/α)η̃8ρ(

√
8 + α)/α ∈ O(d log d). Note that the

total number of levels is M (Section 2) and the publish cost

is further bounded by dMη̃8ρ(
√

8 + α)/α

9. SIMULATION
We support our theoretical results with a series of sim-

ulations, through which we show that the average lookup
time and publish cost are well below the worst case costs.
Our simulation framework implements mobile nodes that
select their route using the random waypoint model and
maintain their hierarchical lookup data according to Sec-
tion 7.1. However, being mainly a proof of concept, the
simulation abstracts from the underlying routing9, where
we delay messages according to the route length, but do not
simulate the node-to-node routing. Also, we simulate only
a (random) sub-set of the nodes as to improve the run-time.
As a consequence, the storage of pointers is performed by
the framework and relieves us from ensuring the minimum
node density.

The techniques of Le Boudec et al. [11] to obtain a sta-
tionary regime cannot be applied, because the nodes are not
memoryless with respect to their lookup hierarchy. There-
fore, we obtain a close to stationary regime through a long

9Remember that the underlying routing can route a message
to a given position. This is orthogonal to our main goal,
where the location of the destination node is unknown.

Abbildung 5.1: Lookup-Dilation. Durchgezogene Linien stammen von Landschaft1, ge-
punktete Linien von Landschaft2. Die Geschwindigkeit vnode

max liegt am
rechten Ende der Skala, bei 1. Linien mit runden Punkten sind vom sog.
Fast Lookup.

the tradeoff between vnode
max and Tlookup. Using these values,

vnode
max becomes maximal for α = 0.8. We can now state our

lower bound on the maximum node speed for which MLS is
proven to work.

Theorem 8.12. For α = 0.8, β = 5, βT = 19 and γ = 1,
the nodes might move at speed vnode

max ≤ 1
15·η without breaking

MLS.

Proof. By plugging the parameters into the Equations
(1), (3), (4), (5) and (6).

In the absence of lakes, 1/η can be interpreted as the
minimum speed at which messages are routed by the under-
lying routing algorithm. Therefore, the above result shows
that nodes might move at a speed that is only 15 times
smaller than the routing speed, which is remarkably fast. If
we consider real-world nodes such as the mica2 nodes from
UC Berkeley, a data packet experiences around 50 ms delay
while being forwarded by a node. Thus, a packet can be
sent about 40 hops per second. If we assume that a message
is forwarded around 10 meters per hop, the message speed
reaches around 400 meters per second. In this setup and in
the absence of lakes, the maximum node speed is bounded
by 400/16 = 25 meters per second (90 km/h, about 56 mph),
which exceeds by far the node speed in typical network ap-
plications.

8.3 Publish Analysis
Last but not least, we need to consider the cost of the

publish algorithm. While a node is moving, it continuously
sends updates onto its different levels. This produces mes-
sages that need to be routed by the nodes of the system.
Thus, bounding the message overhead of the publish algo-
rithm is of critical importance to ensure that the overall
routing cost induced by the moving nodes is reasonable.
First, we derive the maximum cost of publishing to a level.
Then, we determine the amortized message cost for publish-
ing while a node is moving.

Throughout the paper, we made use of an underlying rout-
ing algorithm that can deliver a message to its destination in
η ·d time, when the air distance between the sender and des-
tination is d. For the following, we assume that the number
of routing hops needed to send a message over a distance d
is proportional to the routing time and write η̃ · d to denote
the number of routing hops needed to route a message to a
target that is d away.

Lemma 8.13. The cost to publish on level-i is bounded by
η̃2i+2ρ(

√
8 + α) message-hops.

Proof. By inspection of the publish algorithm in Sec-
tion 7.1. We determine the message cost c of each individual
line to pick the execution with maximum cost.

On line 2, FPt
i is in the neighboring level-i, which t just

left by more than α·2i, thus c2 ≤ η̃2iρ(α+
√

2). For the lines
4, 7, 9, and 11, the distance from t to LPt

i+1 is maximally

2i(α+
√

8) and the message cost is c4,7,9,11 ≤ η̃2iρ(α+
√

8).
FPt

i+1 on line 12 is contained in (Lt
i+1)

8, but only as long

as δt
i+1 < α2i+1. Thus, the cost to send a message to FPt

i+1

is bounded by c12 ≤ η̃2iρ(2α +
√

8). For line 14, LPt
i+1 is

contained in Lt
i+1, and therefore the cost is c14 ≤ η̃2iρ

√
8.

Finally, for line 17, t reaches FPt
i in c17 ≤ η̃2iρ

√
2 hops, as

FPt
i ∈ Lt

i. The execution with maximum cost visits the lines
2, 11, 12, 14 and 17. Summing up the corresponding costs
results in the indicated number of hops.
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Figure 5: The left plot shows the lookup stretch depend-
ing on the node speed, where 1 is the maximum speed.
The right plot shows the fraction of the time a lookup
spends following FP and TFP. The solid lines indicate
runs with Map1 (a world as shown in Figure 1), the dot-
ted lines show runs with Map2 (no lakes). The results
for the adapted fast-lookup are drawn with circles, the
results for the sequential lookup with squares.

Using an amortized analysis, we can now show that the
expected message overhead induced by the publish method
can be bounded.

Theorem 8.14. (Publish) The amortized message cost
of a node induced by the publish method is at most O(d log d)
message hops, where d denotes the distance the node moved.

Proof. A node t updates its LPt
i when δt

i−1 ≥ αρ2i−1

(Definition 5.1). After an update to LPt
i, t ∈ ∗LPt

i and thus
t needs to move at least αρ2i−1 before it needs to issue an-
other update for LPt

i (Lemma 8.4). Therefore, t needs to up-
date LPt

i at most d/(αρ2i−1) times while moving a distance

d. The cost to publish on Li is maximally η̃2i+2ρ(
√

8 + α)
(Lemma 8.13), and the total cost for updating Li while mov-

ing the distance d is bounded by dη̃8ρ(
√

8+α)/α. The total
publish cost is given by the sum of the cost of each level to
which t has to publish. Because ∀j : δt

j = 0 after the initial-
ization phase of the publish method, t only needs to publish
on Li if d ≥ αρ2i−1, and the total publish cost is bounded
by d log2(2d/α)η̃8ρ(

√
8 + α)/α ∈ O(d log d). Note that the

total number of levels is M (Section 2) and the publish cost

is further bounded by dMη̃8ρ(
√

8 + α)/α

9. SIMULATION
We support our theoretical results with a series of sim-

ulations, through which we show that the average lookup
time and publish cost are well below the worst case costs.
Our simulation framework implements mobile nodes that
select their route using the random waypoint model and
maintain their hierarchical lookup data according to Sec-
tion 7.1. However, being mainly a proof of concept, the
simulation abstracts from the underlying routing9, where
we delay messages according to the route length, but do not
simulate the node-to-node routing. Also, we simulate only
a (random) sub-set of the nodes as to improve the run-time.
As a consequence, the storage of pointers is performed by
the framework and relieves us from ensuring the minimum
node density.

The techniques of Le Boudec et al. [11] to obtain a sta-
tionary regime cannot be applied, because the nodes are not
memoryless with respect to their lookup hierarchy. There-
fore, we obtain a close to stationary regime through a long

9Remember that the underlying routing can route a message
to a given position. This is orthogonal to our main goal,
where the location of the destination node is unknown.

Abbildung 5.2: Anteil am Lookup, der für das Verfolgen von FP und TFP anfällt.
Durchgezogene Linien stammen von Landschaft1, gepunktete Linien von
Landschaft2. Geschwindigkeit vnode

max liegt bei 1. Linien mit runden Punk-
ten sind vom sog. Fast Lookup.
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6 Schluss

6.1 Schlussfolgerungen

MLS erlaubt also das Senden von Nachrichten an Knoten deren Position der Sender nicht
kennt. Darüber hinaus dürfen alle Knoten mobil sein, und selbst der Zielknoten darf sich
fortbewegen, während sich eine Nachricht auf dem Weg zu ihm be�ndet. Dazu musste
die maximale Knotengeschwindigkeit beschränkt werden. Desweiteren wurde die Güte
des Routings und der Kommunikationsaufwand nach einer Knotenbewegung berechnet.
Das alles leistet MLS unter einigen Voraussetzungen wie hoher Knotendichte, verläs-

slicher Kommunikation und der Kenntnis aller Seen durch jeden Knoten.

6.2 O�ene Fragen

O�ene Fragen bleiben zum Beispiel im Feld bidirektionaler Kommunikation bestehen,
wo Knoten Positionsinformationen vom Sender oder dem Hinweg der Zustellung für die
beschleunigte Zustellung einer Antwort nutzen könnten.
Es verbleiben auÿerdem die angesprochenen starken Modellannahmen (Knotendichte,

verlässliche Kommunikation und Kenntnis der Seen), an denen die Autoren nach eigener
Aussage in Zukunft noch arbeiten wollen.
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