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Presentación

Es un honor para nosotros daros la bienvenida a las XXIV Jornadas de Paralelismo, que tienen lugar en Madrid
entre los días 17 y 20 de septiembre de 2013, en el marco del Congreso Español De Informática (CEDI). La
celebración de este gran evento favorece particularmente el encuentro de numerosos investigadores procedentes
de universidades y centros de investigación de España y América Latina, para intercambiar experiencias, pre-
sentar y debatir resultados de investigación, fomentar la coordinación entre grupos, y poner en común ideas
sobre tendencias relacionadas con los distintos campos del conocimiento dentro de la Informática.

En esta edición se han aceptado un total de 72 artículos, estando prevista la participación de aproximadamente
100 investigadores en las diferentes actividades propuestas. Finalmente el programa de ponencias ha quedado
estructurado en 18 sesiones que se reparten entre los siguientes temas: Arquitecturas del Procesador, Multi-
procesadores y Chips Multinúcleo, Arquitecturas del Subsistema de Memoria y Almacenamiento Secundario,
Redes y Comunicaciones, Tecnología Grid, Clúster y Plataformas Distribuidas, Algoritmos y Técnicas de Pro-
gramación paralelas, Eficiencia Energética, Evaluación de Prestaciones y Aplicaciones de Computación de Altas
Prestaciones.

Contamos en esta edición con cuatro conferencias plenarias de temas de gran actualidad y que esperamos sean
de su interés. Por una parte, dentro del programa del CEDI intervendrán el Dr. Markus Gross del departamento
de Computer Science del ETH (Zurich) y el Prof. Giovanni De Micheli, director del Institute of Electrical
Engineering y del Integrated Systems Centre en la EPFL (Lausana).

Por otra parte, específicamente dentro del programa de las XXIV Jornadas de Paralelismo, el Dr. Arnon
Friedmann, de Texas Instruments, nos hablará del nuevo papel de los DSPs como infraestructura de computación
para las aplicaciones de alto rendimiento. Adicionalmente, el Prof. Manuel Ujaldón, del Departamento de
Arquitectura de Computadores de la Universidad de Málaga, nos mostrará las perspectivas de uso de las GPUs
para computación de altas prestaciones.

El programa de las Jornadas incluye también dos mesas redondas con ponentes de gran relevancia. En la
primera mesa redonda se debatirá sobre la Informática en la Educación Secundaria y en la segunda sobre
los doctorados en el ámbito de Ingeniería Informática. Además, tendremos la oportunidad de asistir a las
sesiones plenarias que se han organizado dentro del CEDI y a la asamblea de la Sociedad de Arquitectura y
Tecnología de Computadores (SARTECO).

No queremos acabar esta presentación sin mostrar nuestro agradecimiento a todos los organismos y entidades,
públicos y privados, que han colaborado en el desarrollo de estas Jornadas, en particular a Texas Instruments y
a NVIDIA, que han patrocinado nuestras conferencias invitadas.

Finalmente, queremos agradecer vuestro interés y participación en estas XXIV Jornadas de Paralelismo, que
esperamos sean un éxito y cumplan con vuestras expectativas. Una vez más, bienvenidos a Madrid.

Comité Organizador de las XXIV Jornadas de Paralelismo
Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013
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Dynamic Cache Blocks Mapping to Reduce
Last-Level Cache Access Latency

Mario Lodde1 Jose Flich2 Manuel E. Acacio3

Abstract— In tiled Chip Multiprocessors (CMPs)
the banks of the built-in last level cache (LLC)
are usually distributed among the tiles and logically
shared. A static mapping of cache blocks to the LLC
banks leads to poor efficiency since a block can be
mapped to a bank far away from the tiles which ac-
tually access it. Partially dynamic policies have been
proposed, which however rely on the static mapping
of blocks to a set of banks (D-NUCA) or rely on the
OS to dynamically load pages to statically mapped
addresses (first-touch).

We propose a new dynamic approach where the
LLC home bank is determined at runtime in hard-
ware, with the memory controller in charge to per-
form the block mapping when fetched from main
memory. To speed up the home bank lookup pro-
cess, we use simple and lightweight NoC optimiza-
tions. When compared to alternative solutions (S-
NUCA, D-NUCA, first touch, private LLCs) results
with PARSEC and SPLASH-2 applications indicate
improvement in locality of LLC blocks in the same
tile (56.2% from 5.8%) and more than 33% reduction
in load and store miss latencies. This leads to an aver-
age reduction of 24% in application’s execution time
compared to static mapping.

Keywords— CMPs, cache hierarchy, NoC

I. Introduction
Chip multiprocessor systems (CMPs) usually em-

ploy a shared memory programming model, thus re-
quiring a cache coherence protocol to keep data con-
sistency along the cache hierarchy. The on-chip cache
is organized hierarchically, with small low-latency
caches at the highest level and larger caches with
higher access times at the lower levels. This provides
high on-chip storage capacity without the high ac-
cess latency a single, large cache would have. With-
out losing generality, in this work we assume the
tiled CMP system shown in Figure 1 with a two-
level cache. Each tile includes a core, separate L1
caches for instructions and data, a bank of L2 cache
and a switch to connect the tiles through a 2D mesh.

L1 caches are private to the core in the tile. For
the L2 cache, different policies can be implemented,
but the common choices are two. The first one is to
use each L2 cache bank as a private cache to the tile,
extending its private cache capacity. This is the best
option if the working set of the application fits in
the L2 cache bank, since all cached data can be ac-
cessed without sending requests over the NoC. If the
working set does not fit, this policy generates many
L2 cache line replacements, and therefore, off-chip
requests. Furthermore, shared blocks are replicated
in different L2 cache banks. The second option is

1Grupo de Arquitecturas Paralelas, Universitat Politècnica
de València , e-mail: mlodde@gap.upv.es

2Grupo de Arquitecturas Paralelas, Universitat Politècnica
de València , e-mail: jflich@disca.upv.es

3Universidad de Murcia, e-mail: meacacio@ditec.um.es

Fig. 1. Tiled CMP system.

Fig. 2. Gather control network for tile 0.

to consider the L2 banks as a shared but distributed
L2 cache. Data replication is avoided and cache re-
sources are used efficiently, but the latency of retriev-
ing a cached data in case of L1 miss will be higher and
variable depending on the location of the L1 cache
and the L2 bank. Thus, the mapping of blocks to L2
banks is a crucial design parameter for this approach.
In this paper we follow this policy.

The L2 bank that hosts a block is called the home
bank. There are two main design options when de-
ciding which L2 bank is the home for a block. On
the one hand, block mapping can be done statically
(S-NUCA): the address space is divided in subsets
and all the blocks of a subset are statically mapped
to a bank. This policy is very simple to implement
but can be inefficient as blocks may be mapped to
banks which are far away from L1 requestors. The
second option is to perform the mapping dynami-
cally (D-NUCA) [1], where each subset of blocks is
mapped to a group of banks, or bank set, and blocks
can migrate within a bank set to move as close as
possible to the requestor’s tile. This policy has lower
miss latencies but is more complex to implement.
Furthermore, the process of finding a block within a
bank set leads to a tradeoff between access time and
NoC traffic since all the banks of a bank set must be
accessed, leading to either high latency (sequential
search) or more traffic (parallel search).

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013
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In this work we propose Runtime Home Mapping
(RHM), a new dynamic approach where the LLC
home bank is determined at runtime in hardware
by the memory controller. While in D-NUCA the
mapping is partially static, in RHM a block can be
mapped to any L2 cache bank, enabling future opti-
mization strategies such as virtualization, where the
home banks can be bounded to the region of the chip
running a given application, and increased efficiency
of thread migration, where migrated threads can at-
tract data to their closest L2 cache banks. Since the
home bank is not known a priori, a search must be
performed each time an L1 miss occurs. Conversely
to previous approaches to home location, based on
the use of limited-size tables, and therefore prone
to costly overflows [2], we employ NoC-level mecha-
nisms to optimize the search phase. In addition, we
propose a migration strategy similar to the one of D-
NUCA caches but without the bank set constraint: a
block can migrate to any bank. Results show RHM is
effective in placing blocks near the core using them,
reducing the average number of hops per request by
60% on average compared to static mapping, which
leads to reductions of more than 30% in terms of
cache miss latency and 24% in execution time.

The rest of the paper is organized as follows: in
Section II we show RHM and its NoC-level support.
In Section III we show the evaluation results. In
Section IV we describe the related work. In Section
V we describe future work and conclusions.

II. Runtime Home Mapping with NoC-level
support

RHM aims to map blocks to L2 banks at runtime,
in order to allocate them as close as possible to the
requesting cores, possibly in the L2 bank of the lo-
cal tile. The mapping is performed by the memory
controller each time it receives a request. Thus, if a
block is removed from the chip due to an L2 cache re-
placement, it can be mapped to a different L2 bank
the next time depending on the requestor and L2
cache availability.

In case of an L1 miss, a request is sent to the local
L2 bank in the same tile. On a miss in the local bank,
a broadcast is sent to all other L2 banks. When a
bank receives this broadcast request, it checks its tag
array. In case of a hit, it sends the data back to the
requestor. In case of a miss, an acknowledgement
(ACK) is sent to the L2 which issued the broad-
cast. If all the L2 banks send an ACK to that L2
bank, it means the block is not cached on chip, so
the bank sends a request to the memory controller
(MC), which in turn fetches the block from main
memory. The MC keeps track of the utilization of
each L2 bank, so while waiting for the data it de-
cides which L2 bank will be its home depending on
the requestor location, utilization statistics and the
mapping policy (explained in Section II-B).

Once a bank is chosen as the home for a particular
block, the MC notifies the bank so it can start re-
placing a cache line, if needed, and allocating a line

to the incoming block while the MC is still waiting
for the block. When the block is received at the MC,
it is sent to the chosen home bank, which in turn will
send the block to the requestor L1 cache.

The L2 home search policy just described above
has high network resources demand: every time a
request misses in the local L2 bank, a broadcast is is-
sued. Also, all other banks must answer to the broad-
cast with an ACK or with the data. The first prob-
lem can be attenuated by implementing a tree-based
broadcast mechanism within the NoC: a broadcast
is sent injecting a single message, that replicates
at switches to reach every L2 bank. This reduces
NoC traffic and eliminates the serialization of multi-
ple copies of the same request (one per destination).
ACKs however still represent a big problem: they
are indeed sent roughly at the same time and will
probably serialize in the network and, most impor-
tant, all of them must reach the same L2 cache bank
(i.e., the one that initiated the broadcast).

A. Gather Control network

To solve the problems introduced by ACK mes-
sages our proposal uses a simple and fast dedicated
control network. 1 This network, called Gather Con-
trol Network (GCN), can be logically seen as 16 one-
bit wide subnetworks, one per tile. Each subnetwork
is a tree of AND gates, connecting the destination tile
(the root) with all other tiles (located at the leaves
of the AND tree).

Figure 2 shows the subnetwork with root in tile
0. A one-bit subnetwork (darker arrows) is added to
the regular NoC (bidirectional arrows). If a request
misses in the L1 and L2 caches of tile 0 (L1-0 and
L2-0 from now on), L2-0 broadcasts the request to all
other L2 banks through the regular NoC. When an
L2 bank receives this request, it triggers the output
signal of the GCN for tile 0. Once all L2 banks have
received the broadcast and triggered their output sig-
nals, the output of the AND tree will notify the L2-
0 and thus acts as a global ACK. Sending ACKs
through the GCN has three major advantages: (1)
NoC traffic is highly reduced; (2) power consumption
is highly reduced; (3) delay in transmitting ACKs is
hugely reduced. Indeed, the GCN does not require
routing, flow control, nor arbitration at each hop and
eliminates message serialization at destination.

The GCN we assume in this work has the same
logic behavior of the AND trees but is implemented
with sequential logic, which reduces wiring require-
ments. An extensive discussion on the sequential
GCN is published in [5].

B. Mapping Algorithm

Each time the MC receives a request, a mapping
algorithm chooses the home bank for the requested
block. Particularly, the home is chosen depending on
the requestor’s tile and current L2 banks utilization.

1This control network is similar to the one proposed in pre-
vious works [3],[4] to collect ACKs generated by Hammer and
Directory coherence protocols.
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The MC collects statistics about cache utilization,
which are stored in a table (alloc table) with N ×M
entries, where N is the number of L2 cache banks and
M the number of L2 sets. Each entry contains the
number of allocations performed in set m of L2 bank
n. If the associativity of L2 sets is Z, the table has
to store at minimum N × M × log2 Z bits. However,
the table will double the bits in each entry. For a
4 × 4 tile system with 16-way 256KB bank sets, the
minimum memory requirements for this single table
is 2KB (m = 16, M = 256, Z = 16). With the
increased size, the table will grow to 4KB (to allow
256 allocations per set). The following pseudocode
describes the simple algorithm we implemented:

int function allocate(int r, address a) {

banklist n; bank b; set s; bank h;

s = get_set(a);

if (alloc[r,s]<num_ways)

{alloc[r, s]++; return r;}

for(int h = 1; h <= MaxHops; h++){

n = BanksReachable(r, h);

for (int i = 0; i < size(n); i++){

b = SelectBankClockWise(n, i);

if (alloc[b,s]<num_ways)

{alloc[b,s]++; return b;}

}

}

for(int h = 1; h <= MaxHops; h++){

n = BanksReachable(r, h);

for (int i = 0; i < size(n); i++){

b = SelectBankClockWise(n, i);

if (alloc[r,s] - alloc[b,s] > UtilThr)

{alloc[b,s]++; return b;}

}

}

alloc[r, s]++; return r;

}

If there is room in the set in the local L2 bank
(r tile), then the home is the local tile of the re-
questor. Otherwise, the algorithm scans the neigh-
bor banks in distance order (first for loop). This
search is performed until the threshold MaxHops is
reached, which can be equal to the physical thresh-
old forced by the system size (number of hops from
the requestor to the furthest tile) or lower.

If all the L2 banks are full (alloc higher than
num ways), the algorithm tries to balance the num-
ber of allocations (thus, replacements) in all banks
(second for loop). A threshold (UtilThr) is used. If
the difference between the number of allocations in
the local tile’s bank and a neighbor bank is higher
than the threshold, then the neighbor bank is se-
lected as the home bank.

If all the banks are balanced, then the block is
mapped to the requestor’s tile. Notice that this does
not imply that RHM defaults to private L2 caches.

TABLE I

Network parameters.

Routing XY
Flow control credits

Flit size 8 byte
Switch model 4-stage pipelined

Switching virtual cut-through
Buffer size: 9 flit deep

Virtual channels: 4
GCN delay 2 cycles

With private caches all the data accessed by a core
must be present in the L2 bank of the same tile, while
in RHM this does not apply. For instance, a shared
block will be replicated in all L2 caches if they are
private, while in RHM it will be present only in the
home tile. The proposed policy defaults to private
caches only if all L2 banks are full, each core is re-
questing private blocks and all banks are uniformly
used. In this case, very unlikely in a parallel appli-
cation, all blocks are allocated in the requestor tile,
which indeed is the best choice since it minimizes the
data access latency.

C. Block Migration

If the initial home allocation performed by the MC
results sub-optimal, block migration can be enabled
to further reduce the number of hops between an
L1 cache and the L2 bank. Notice that a sort of
migration mechanism is implicit in RHM, since each
time a block is replaced from an L2 bank and then
requested again it may be mapped to another L2
bank, but this may not always be effective.

We propose a migration scheme similar to the one
used in D-NUCA but without the constraint of being
limited within a bank set: in RHM a block is allowed
to migrate to any L2 bank. However, since the mi-
gration process introduces an overhead in terms of
traffic and energy, it should be performed only if it
actually leads to a benefit in terms of miss latency
reduction.

Solutions in D-NUCA reduce unnecessary migra-
tions and avoid the ping-pong effect by using a sat-
urating counter for each direction to which a block
can move. A counter is updated each time a request
comes from a node located in the counter’s direction;
when the counter saturates, the migration process to-
wards that direction is triggered. In our case a block
may migrate in any direction, so four counters are
needed, one per direction. Each time a request is re-
ceived from a tile, the counters are updated adding
the distance in hops from the requestor. When a
counter is incremented, the one in the opposite di-
rection is decremented. When a counter saturates, it
starts the migration process: the block migrates to
the L2 bank located in the same tile of the L1 which
sent the request that triggered the migration.
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Fig. 3. Avg hop distance between L1 requestors and the tile where the data is found.

TABLE II

Cache parameters.

Coherence protocol Directory (MESI)
L1 cache size 16 + 16 kB (I + D)

L1 tag access latency 1 cycle
L1 data access latency 2 cycles

L2 bank size 256 kB
L2 tag access latency 1 cycle
L2 data access latency 4 cycles

Cache block size 64 B

III. Evaluation

We evaluate RHM and compare it with other pro-
posed NUCA configurations. In the baseline (S-
NUCA) blocks are statically mapped to L2 banks
using the less significant bits of the block address.
In D-NUCA, blocks are statically mapped to a bank-
set depending on their addresses. The matrix of L2
banks is divided in four bank-sets, one per column
of tiles. Blocks are inserted in the L2 bank located
in the same row of the requestor and then can mi-
grate within the bank-set, one hop each time a migra-
tion is triggered. A third configuration uses private
LLCs. Finally, we consider an S-NUCA configura-
tion in which the blocks are mapped to the L2 banks
using a first touch policy [6]. These configurations
are compared to RHM, with and without block mi-
gration.

The cache coherence protocol for each configura-
tion, the NoC with broadcast support and the GCN
have been implemented and simulated using our flit-
level cycle-accurate network and cache hierarchy sim-
ulator. We embedded it in Graphite[7], capturing the
memory accesses of Graphite’s simulated cores and
using our tool for cache hierarchy and NoC timing.
Different applications of the SPLASH-2 and PAR-
SEC benchmark suites have been run on the 16-core
system considered throughout this paper. Network
and cache parameters are shown in Table I. Cache
latencies have been obtained using Cacti [8]. One
memory controller is placed at the top left corner of
the chip. For the sake of fairness, we have used also
the broadcast support and the GCN in the D-NUCA
approach.

Figure 3 shows the average hop distance from the
requestor to the home tile. For S-NUCA, the block
is found on average at a distance of 2.85 hops. This

distance is roughly the same for most applications
as blocks are uniformly distributed among the L2
banks. With other configurations, however, since
blocks are dynamically mapped and/or moved from
a bank to another, the distance is quite variable de-
pending on the application. For Barnes, dynamic
techniques are not so effective, and the average value
is always higher than 2 hops, while for other appli-
cations, e.g. Ocean, those techniques achieve a large
reduction in the average number of hops. On aver-
age, RHM locates the data closer to the requestor
than the other configurations, and this distance is
further reduced if block migration is enabled. In-
deed RHM MIGR achieves a locality close to that of
PRIVATE L2

Figure 4 shows the percentage of requests which
hit in the L2 bank located in the same tile of the re-
questor. Again, results when using S-NUCA do not
depend on the application due to the uniform map-
ping of the blocks, and this percentage is quite low
(6% on average). This percentage increased to 16%
for D-NUCA, but is still much lower when compared
to First Touch (33%), RHM (49%), RHM with block
migration (56%) and Private L2 (72%). Thus, the
most effective dynamic method is RHM.

Figures 5 shows the normalized execution time
with the six different configurations (PTA is not
enabled in this evaluation). We can observe how
execution time is largely reduced with average fac-
tors ranging between 12% and 24% when using First
Touch and RHM (with and without migration en-
abled). RHM achieves lower execution time due to
its achieved higher locality in L2. Also, the migra-
tion policy helped in further reducing execution time.
Contrary to this, D-NUCA is not able to achieve
large reductions when compared to S-NUCA. The
use of private caches achieves large execution time
reductions but its effectiveness depends on the size
of the working set of every application.

Figure 6 shows the average load and store miss la-
tency, respectively, for the evaluated configurations,
normalized to the S-NUCA approach. RHM reduces
these latencies more than 35% on average and up
to 80% (FFT store miss latency). Again, the effec-
tiveness of RHM in reducing the miss latency de-
pends on the memory access pattern of each appli-
cation. Streamcluster shows a high percentage of
blocks which are first accessed by a tile and then
by different tiles during different phases of the ap-
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Fig. 4. Percentage of hits in the L2 bank located in the tile’s requestor.

Fig. 5. Normalized execution time (L2 256KB L1 16KB).

plication. In this case, a first touch policy has the
negative effect of overloading the tile where blocks
are mapped, and the migration mechanism can ef-
fectively move the blocks to the correct tiles.

To conclude performance analysis, it should be
observed that RHM performs better than First-
Touch. Although FirstTouch is a simple mechanism
not requiring any hardware assistance, it should be
noted RHM allows finer-grained assignments (blocks
vs pages) and also more effective thread migration
as blocks can be effectively migrated along with
threads.

IV. Related Work

To overcome the wire-delay problem [9], the LLC
in CMP systems is usually banked, thus offering a
wide spectrum of design choices: each bank indeed
can expand the private cache of a core or be part
of a globally shared LLC. The latter configuration
is commonly called a Non-Uniform Cache Access ar-
chitecture (NUCA), initially proposed by Kim et al.
for a single core system [1] and then extended to
many cores and CMPs [10], [11], and in turn of-
fers many options when implementing the mapping
of the blocks on each bank, the home bank search
policy [12] [13] and the potential migration [1] or
replication [14] of blocks. Both private and shared
LLCs have their advantages and drawbacks, so hy-
brid configurations have been proposed to exploit
the benefits of both design choices, such as ESP-
NUCA [15] and CloudCache [16]. CMP-NuRAPID
[17] decouples tags and data to allow data placement
and replication in any LLC bank. Reactive-NUCA
[14] also allows block replication. CMP-NuRAPID
however requires an additional bus, while Reactive-
NUCA is based on a 2D torus, so they can’t be im-
plemented in a 2D mesh-based system. OS-based
techniques to achieve a better mapping of the cache
blocks to the LLC banks have been proposed by Cho

et al.[6], Ros et al. [18], Das et al. [19] to achieve
dynamic mapping through OS-level page allocation.
Cuesta et al. [20] deactivate the coherence protocol
for blocks which are detected as private by the OS.
Compile-time and data-based techniques have also
been proposed in [21] and [22]. OS- and compiler-
based techniques however rely on static mapping at
hardware-level and can’t support block migration or
replication. Finally, Hammoud et at. [2] propose to
implement blocks placement strategies at the mem-
ory controller(s) to prevent placing a block at an ex-
ceedingly pressured local set. To locate cache blocks
at the LLC a CTCT [23] policy is assumed, which in-
troduces 3-way communications in some cases, thus
increasing the latency of L1 misses. RHM, differently
from previous proposals, allows efficient block search
between L2 banks in the whole chip. The optimiza-
tions/support at the NoC level allow for a aggressive
data placement policy requiring only a small table
at the memory controller, and avoiding the 3-way
communication of some of the previous solutions, or
the static assumption of private caches or OS-level
solutions.

V. Conclusions and Future Work

In this work we have proposed Runtime Home
Mapping (RHM) of the cache blocks to the LLC
banks performed at the memory controller with NoC
level support. Different improvements and designs
at the NoC level enable fast and efficient location
of data. The aim is to allocate L2 home blocks as
close as possible from requestors. Results indicate
a large span of improvement both in execution time
and in reduced miss latencies. The current work can
be extended in many directions, potentially leading
to further improvements. Indeed, in this paper we
applied baseline methods for different critical design
choices of the method. As a first thing, we have plans
to evaluate how the search phase behaves with differ-
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Fig. 6. Normalized load and store miss latency.

ent broadcast implementations on the search method
of home nodes and different network topologies. Sec-
ond direction, linked to the broadcast operation, is
the definition of smart mapping strategies located
in the memory controller. Finally, we would like to
evaluate the performance of dynamic home mapping
combined with virtualization where the memory con-
troller is aware of the partition of chip resources to
applications.
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Interfaces de Red con afinidad para la
comunicación eficiente en arquitecturas

multinúcleo
Andrés Ortiz1 Julio Ortega, 2 Antonio F. Dı́az, 3 Alberto Prieto4

Resumen— Las aplicaciones con gran demanda de
ancho de banda de comunicación (algunas aplicaciones
de tiempo real, multimedia, computación de altas
prestaciones, etc.) y la disponibilidad de enlaces de
comunicación con anchos de banda de decenas de
gigabits por segundo hacen necesaria la mejora de
las prestaciones de las interfaces de red para evitar
que los procesadores deban dedicar un número con-
siderable de ciclos a tareas de comunicación, en lu-
gar de a la propia aplicación. Aunque las arquitec-
turas multinúcleo ofrecen nuevas oportunidades para
aprovechar el paralelismo disponible en el diseño de
arquitecturas de comunicación eficientes, y los núcleos
de los sistemas operativos utilizan varias hebras que
ejecutan tareas de red concurrentemente, las imple-
mentaciones paralelas del procesamiento de paquetes
o conexiones no son triviales debido al coste de sin-
cronización en el acceso a los recursos compartidos y
a la eficiencia de uso de las caches. Recientemente se
está explorando la posibilidad de asignar las interrup-
ciones de red, junto con el procesamiento del proto-
colo de comunicación y la aplicación de red correspon-
dientes al mismo núcleo (scheduling con afinidad),
para aśı reducir la pugna por los recursos compartidos
y los fallos de cache. En este art́ıculo se proponen al-
gunas alternativas para distribuir la interfaz de red
entre los núcleos existentes en el servidor de acuerdo
con la afinidad de las tareas de comunicación: su prox-
imidad a las memorias que almacenan las distintas es-
tructuras de datos utilizdas y las caracteŕısticas de
los nodos. Para evaluar las prestaciones de las inter-
faces de red propuestas se han utilizados cargas de
trabajo de MPI, para las que se han obtenido mejo-
ras de alrededor del 35% en ancho de banda y del 23%
en latencia.

Palabras clave—Afinidad de interrupciones, Afinidad
de procesador, Interfaces de red, SIMICS.

I. Introducción

LOS servidores necesitan interfaces de red opti-
mizadas, que permitan aprovechar los anchos

de banda de varias decenas de gigabits por segundo
usuales en los enlaces de red (multigigabit Ethernet,
Infiniband, etc.) [1], sin comprometer la disponi-
bilidad de los procesadores en la ejecución de las
aplicaciones por su dedicación a tareas de comu-
nicación. Aśı, el diseño de interfaces de red (NI,
Network Interfaces) para reducir el sobrecosto (over-
head) de comunicación debido a los cambios de con-
texto, copias de datos, e interrupciones ha constitu-
ido una ĺınea de investigación relevante desde hace
tiempo. La disponibilidad de varios procesadores en
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3Dpto. de Arquitectura y Tecnoloǵıa de Computadores,
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los computadores, en particular la generalización de
las arquitecturas multinúleo, ha dado lugar a prop-
uestas en las que alguno, o incluso algunos de los
procesadores del servidor, ejecutan las tareas de co-
municación. En esta tendencia se pueden incluir
las técnicas de offloading y onloading [10], [2], [3],
[20], y las estrategias de paralelización de la pila de
protocolos de comunicación para el procesamiento
simultáneo de paquetes de la misma o de distin-
tas conexiones [19], [4], [21]. Si bien las arquitec-
turas multinúcleo refuerzan el interés en mejorar las
prestaciones de la NI mediante la paralelización de
los protocolos, existen dificultades importantes al
paralelizar protocolos ampliamente utilizados, como
TCP/IP. Estas dificultades están relacionadas con
los costes de sincronización y acceso exclusivo a los
recursos, y con la eficiencia de las caches [4], [7], [5].
Una aproximación para reducir estos costes es la asig-
nación coordinada del procesamiento de los protoco-
los y las aplicaciones de red, y dirigir las interrup-
ciones y flujos de datos de red, a los mismos núcleos
(afinidad). Se pueden distinguir dos alternativas
complementarias para conseguir interfaces de red con
afinidad: las tecnicas NIC (Network Interface Card)
[6], [8], [9], y las técnicas de software de sistema oper-
ativo [4], [7], [13]. Este trabajo se circunscribe dentro
de éstas últimas y consiste en la distribución de las
tareas de comunicación de la NI entre los n’ucleos del
servidor de acuerdo con su afinidad (proximidad en-
tre los nodos donde se está procesando la aplicación
y la memoria donde se almacenan las estructuras de
datos utilizadas). Se trata de evitar que haya núcleos
muy cargados, donde se ejecuta no solo la aplicación
de red sino también el procesamiento de la comu-
nicación, y para eso se distribuyen las tareas, pero
manteniendo la localidad de los accesos a memoria
mediante una planificación que refuerce la afinidad.
Aunque nuestra aproximación permite la mejora de
prestaciones de las conexiones individuales, también
podŕıa aplicarse en el aprovechamiento del parale-
lismo de paquetes o de conexiones, de la misma forma
que las técnicas RPS (Receive Packet Steering) [15]
y RFS (Receive Flow Steering) [16], recientemente
propuestas. A continuación, la Sección 2 presenta
la interfaz de red con afinidad que proponemos, y
la Sección 3 describe el trabajo experimental real-
izado y los resultados obtenidos para algunas cargas
de trabajo de aplicaciones MPI y distintas alternati-
vas de NI. Para terminar, la Sección 4 proporciona
las conclusiones del art́ıculo.
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II. AbNI: una interfaz de red con afinidad

En esta sección se presenta la interfaz de red AbNI
(Affinity-based Network Interface), que implementa
técnicas relacionadas con el concepto de afinidad
para, de esta forma, aprovechar las caracteŕısticas
de la arquitecturas multinúcleo. La interfaz AbNI
puede aprovechar las ventajas de las previamente
propuestas técnicas de onloading y, en algunas ar-
quitecturas, las técnicas de offloading, evitando sus
inconvenientes. Para mejorar las prestaciones de
comunicación, la interfaz realiza una distribución
adecuada de la carga de comunicación sin realizar
ninguna modificación en la pila TCP/IP. De hecho,
se ha usado la implementación de TCP/IP del núcleo
2.6 de Linux.

Fig. 1. Recepción de paquetes en la interfaz de red base
utilizada como punto de partida: funciones del núcleo de
Linux utilizadas en el proceso (Núcleo de Linux con driver
NAPI.)

A. Recepción de paquetes

La Figura 1 describe las etapas principales de la
recepción de paquetes en una interfaz de red en la
que los protocolos de comunicación se ejecutan en el
mismo núcleo de procesamiento que la aplicación y
el SO, y en la que no se ha utilizado ninguna de las
estrategias de optimización que se consideran en este
art́ıculo. Se considera que la tarjeta de red (NIC) so-
porta NAPI [3] y que el driver de dispositivo utiliza
un método basado en sondeo para reducir el efecto
de las interrupciones en el overhead asociado a la re-
cepción de paquetes. Esta será la interfaz de red base
que se utilizará en el art́ıculo para evaluar las mejo-
ras que aportan nuestras propuestas. En la Figura
1, cada vez que un paquete llega a la NIC 1©, se
copia mediante DMA desde la memoria de la NIC a
un área de DMA denominada buffer en anillo (ring
buffer) y situada en la memoria principal, 2©. Este
buffer en anillo consta de un conjunto de descrip-
tores de paquetes que mantiene el driver de la NIC,
e incluye punteros a buffers y a ciertos bits de estado
(Recepción de paquete OK, error CRC, etc.). Para
recibir un paquete, cada descriptor de paquetes debe
inicializarse y pre-asignársele una estructura sk buff
(la que se utiliza en Linux para almacenar los paque-

tes entrantes) vaćıa. Una estructura sk buff contiene
240 bytes para almacenar el paquete de metadatos
correspondiente a los protocolos utilizados por las ca-
pas superiores (TCP por ejemplo), y 2KBytes para
almacenar el paquete en si. El tamaño del buffer
en anillo depende del MTU, unidad de transferen-
cia máxima, fijada por defecto a 1500, aunque en
nuestro caso se utilizan 9000 bytes, correspondiente
al tamaño de las tramas Jumbo, para reducer el
número de interrupciones. Cada descriptor de pa-
quete se ubica en el espacio de direcciones accessi-
ble a la NIC que, antes de copiar los paquetes en el
area de DMA, también tiene que leer los descriptores
de paquete listos para recibirse con el fin de deter-
minar las direcciones de memoria en las que deben
ubicarse los paquetes recibidos. Aśı, después de 3©,
y una vez que se llena el buffer en anillo o termina
un periodo de tiempo preestablecido (no se reciben
más paquetes), la NIC actualize los correspondientes
descriptores con las longitudes de los paquetes, los
marca como usados, y env́ıa una interrupción hard-
ware a la CPU0 del sistema a través de la APIC (Ad-
vanced Programmable Interrupt Controller), para in-
formar que hay nuevos paquetes listos para proce-
sarse, 4©. Cuando la CPU0 recibe la interrupción,
el gestor de interrupciones indicado en el driver de
la NIC se inicia, 5©, comprueba la causa de la in-
terrupción leyendo en el registro correspondiente de
la NIC, determina la dirección y las longitudes de
los paquetes, y mapea las estructuras sk buff para
hacerlas accesibles a la pila de protocolos, 6©. En la
implementación que consideramos, el mapeo se real-
ize a través de punteros a los paquetes del buffer en
anillo como se explica a continuación. Una vez ubi-
cada la estructura sk buff y puede accederse a los pa-
quetes del buffer en anillo, CPU0 llama a la función
netif rx schedule() para incluir al dispositivo en la
lista de sondeo (poll list) de la CPU, 7©. Lo que resta
del procesamiento del paquete se lleva a cabo con la
rutina softirq [10], que es planificada por el SO para
el procesamiento del protocolo correspondiente (IP y
TCP/UDP. La rutina softirq se activa para ser ejecu-
tada mediante la función cpu raise softirq(), 8©. Aśı,
la función do softirq(), utilizando softirq pending(),
encola softirq y, al mismo tiempo, la function
softirq pending() devuelve una mascara de 32 bits
que indica el estado de las rutinas softirq pendientes
a las que señala el punter softirq vec. A partir de
aqúı, el paquete almacenado en sk buffer comienza a
ser procesado por los niveles de protocolo superiors
a través de la función netif receive skb(), 9©. Una
vez softirq ha procesado los protocolos, CPU0 ma-
pea los datos desde sk buff a los buffers del espacio
de memoria de usuario donde se encuentran accesi-
bles para la aplicación, 10©.
Las aplicaciones de red implican a muchos proce-
sos. Por ejemplo, las aplicaciones web involucran
a un servidor web que extrae los datos del disco o
de la memoria y realiza cierto procesamiento para
construir la respuesta a los procesos clientes, a los
procesos de la pila de protocolos, y a los procesos
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del SO. Aśı, si el servidor se sobrecarga en el caso de
un número elevado de conexiones y la necesidad de
realizar calculos complejos, la arquitectura del sis-
tema es crucial para el rendimiento del servidor. En
las versiones del núcleo de Linux anteriores a la 2.4,
el procesamiento de los paquetes se realizaba en el
denominado contexto bottom half, que no podia eje-
cutarse concurrentemente, incluso existiendo varias
CPU disponibles. Esta limitación haćıa que los bot-
tom half no fueran adecuados para enlaces de anchos
de banda elevados en los que los paquetes deben ser
procesados a gran velocidad. No obstante, desde la
version 2.5 del núcleo de Linux, el mecanismo basado
en el uso de textitsoftirq permite reemplazar los bot-
tom half haciendo posible la ejecución diferida de las
funciones asociadas al correspondiente evento soft-
ware [10], [11]. Aunque softirqs del mismo tipo (por
ejemplo softirq de recepción de paquetes) no pueden
ejecutar concurrentemente sobre la misma CPU, esto
si es posible si hay varias CPU en el sistema. En
este caso distintas softirqs pueden lanzarse en proce-
sadores diferentes y varias hebras de procesamiento
de TCP/IP pueden ejecutarse en paralelo en esos
procesadores. Esta circunstacia constituye la base
de la interfaz AbNI que proponemos, y que se de-
scribe a continuación.

B. Recepción de paquetes con AbNI

La recepción de paquetes con la interfaz AbNI
(Affinity-based Network Interface) se resume en la
Figura 2. Esta interfaz de red requiere ciertas mo-
dificaciones en el código del núcleo del SO junto con
el uso de ciertas funciones del núcleo de SMP que
permiten aprovechar la afinidad de interrupciones.
De esta forma, en la recepción de paquetes, las in-
strucciones generadas en la NIC se pueden redirigir
a la CPU1, como se muestra en la Figura 2. Para
eso se puede utilizar smp affinity, disponible a par-
tir de la version 2.6 del núcleo de Linux. Al mismo
tiempo, es necsario iniciar los textitsoftirqs en una
CPU distinta a la que ejecuta la rutina de servicio de
interrupción (ISR) correspondiente a la interrupci’on
generada por la NIC (NIC IRQ). A continuaci’on de
describen las modificaciones del c’odigo del n’ucleo
y del mecanismo de interrupciones que modifica el
comportamiento de la interfaz de red, en el caso de
la recepci’on de paquetes.

Fig. 2. Recepción de paquetes en la interfaz AbNI (las fun-
ciones del núcleo que se han modificado se indican en
negrita)

Cuando llega un paquete, 1©, la NIC lo transfiere
al buffer en anillo, como en el caso anterior, uti-
lizando DMA, 2©. Cuando termina la transferen-
cia mediante DMA, la NIC interrumpe a la CPU
(CPU1 en la Figura 2), 3©. Como se indica en la
Figura 2, hay que modificar el funcionamiento de la
interrupci’on dado que, por defecto, la APIC env’ia
todas las interrupciones a la CPU0 (incluyendo la
eth0 proveniente de la NIC). As’i, si la velocidad
de recepci’on de paquetes es elevada, como puede
ocurrir en los enlaces multigigabit, se generar’ia un
n’umero de interrupciones por segundo considerable.
Esta situaci’on se puede resolver mediante la máscara
smp affinity, que permite distribuir las peticiones de
interrupción (IRQs) entre las CPUs del sistema: las
interrupciones de la NIC pueden redirigirse a CPU1,
3©, mientras que las restantes se dirigen a CPU0.
Esto se ha implementado a través del sistema de
ficheros virtual /proc/irq, modificando la mascara de
afinidad y configurando la APIC para que la NIC in-
terrumpa exclusivamente a CPU1. Una vez aceptada
la interrupción, CPU1 empieza la ejecución del driver
correspondiente a la ISR 4©, que mapea los paquetes
almacenados en el buffer en anillo a las estructuras
sk buffe, 5©, se llama a la función netif rx schedule()
y se incluyen los sk buffers no procesados en una
lista, 6©, y el dispositivo en la lista de sondeo de
CPU1, 7©.

Todas las funciones que se han indicado antes se
ejecutan en la CPU que ha recibido la interrupción
(CPU1). Aś, los paquetes recibidos se almacenan
en la memoria direccionada por CPU1. Es más,
las estructuras sk buff que alojan los paquetes son
mapeadas por CPU1 (que ejecuta el gestor de in-
terrupción) y se transfieren (sk buff handoff ) para
permitir el procesamiento de los paquetes en otras
CPUs, bajo un contexto softirq. Para ello se utilizan
las variables por CPU [10], [11] que hacen posible que
cada CPU del sistema pueda disponer de su propia
copia de la variable por-CPU. Al mismo tiempo,
estas variables por-CPU pueden mantenerse en las
caches de las respectivas CPU en donde se procesan
para minimizar aśı, en el bus del sistema, el tráfico
debido a actualizaciones de variables (aunque podŕıa
aparecer algún tráfico para mantener la coherencia
de las caches). Este es el caso de las estructuras soft-
net data por-CPU que se definen en netif rx sched-
ule(). Como se ha indicado, los paquetes recibidos se
añaden a la lista de sk buffer que puede enviarse a
una CPU espećıfica para su procesamiento. No ob-
stante, lanzar la rutina softirq en una CPU distinta
a CPU1, 8© (ejecutaŕıa la ISR correspondiente a la
IRQ de la NIC) necesita que se hagan algunas modi-
ficaciones en la función netif rx schedule(), llamada
por la interfaz NAPI bajo la rutina softirq.

Como se ha dicho, softirq procesa los paquetes.
Aunque la CPU1 interrumpida es responsable de son-
dear (polling) el dispositivo, la rutina softirq debe
ejecutarse en la misma CPU que ejecuta la apli-
cación (CPU2 en la Figura 2). Mediante esta es-
trategia se intenta evitar los fallos de cache de-
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bido a que los datos que llegan son compartidos
por procesos/hebras ejecutados en distintas CPUs.
El código de la ISR del driver de la NIC también
marca un procedimiento softirq como pendiente de
ejecución (es decir, lo inserta en la cola de ejecución
de softirq) y establece las condiciones iniciales para la
ejecución de softirq mediante raise softirq() (es decir,
NET RX SOFTIRQ para la recepción de paquetes)
9©. Hemos modificado la rutina raise softirq() para
que se pueda ejecutar softirq a través de la rutina
ksoftirqd correspondiente a una CPU espećıfica, 10©.
El uso de hebras (kernel threads) ksoftirq, intro-
ducido desde el núcleo 2.6, evita tener que compro-
bar continuamente los softirqs pendientes, lo que im-
plicaŕıa la ejecución de do softirq() en un bucle que
se repetirá continuamente y ocasionaŕıa la falta de
atención a las hebras de usuario. No obstante, el uso
de hebras (kernel threads) para ejecutar las softirq
es una solución de compromiso puesto que las hebras
ksoftirqd (también llamadas ksoftirqd CPUX ) tienen
baja prioridad (las hebras de usuario tienen una pri-
oridad mayor). Entonces, después de la primera eje-
cución de do softirq() para procesar el número de
paquetes netdev max backlog, el siguiente paquete en
entrar no se procesará hasta que ksoftirqd alcance
el tiempo de CPU correspondiente, y las hebras de
usuario no sean procesadas con una mayor prior-
idad. Dado que nuestro propósito es utilizar un
núcleo espećıfico para el procesamiento de paque-
tes, se ha incrementado la prioridad del ksoftirqd
que se ejecuta en ese núcleo para la ejecución de
NET RX SOFTIRQ softirq. Esto se ha conseguido a
través de modificaciones en la function ksoftirqd (en
/linux/kernel/softirq.c). Una vez que el paquete al-
macenado en la estructura sk buffer se ha procesado
en las capas inferiores, la rutina netif receive skb()
hace possible que el paquete sea procesado por las
capas superiores (IP), y los datos sean copiados
por CPU2 desde los sk buff al buffer de la apli-
cación mapeado en la memoria de usuario 11©, es-
tando disponible para la aplicación 12©.

Algorithm 1: Recepción de paquetes con modi-
ficaciones en el núcleo
1. Se recibe el paquete en el NIC.
2. Después de la transferencia de DMA al buffer en anillo se
env́ıa IRQ a CPUi

3. dev alloc skb() mapea paquetes del buffer en anillo en
sk buff.
4. netif rx schedule() comienza el procesamiento de
protocolos de alto nivel.
4.1 skb queue tail() encola estructuras sk buff a procesar
(softirq context: packet processing) y transfiere sk buff a
CPUj .
4.2 La NIC se incluye en la lista de sondeo de CPUj

(dev → poll()).
4.3 raise softirq irqoff(NET RX SOFTIRQ) se ejecuta en
CPUj para activar el flag NET RX SOFTIRQ (softirq
pendiente).
4.4 net rx action() ejecuta la softirq.
4.5 netif receive skb() continua procesando los paquetes en
los protocolos de nivel superior (IP).
5. La aplicación, en el espacio de usuario, toma los datos de
las estructuras sk buf.

El Algoritmo 1 describe la operación del driver de
dispositivo después de recibir un paquete en la NIC
y las funciones incluidas en la ISR y el mecanismo
de interrupción utilizados en nuestra propuesta. Al-

gunos detalles adicionales sobre las funciones indi-
cadas se pueden encontrar en [10], [11], [12].

C. Afinidad y localidad de los datos

Las Figuras 3 y 4 muestran dos arquitecturas de
multiprocesador alternativas para analizar los aspec-
tos relacionados con la afinidad. En dichas figuras
también se indica la forma en que se han distribuido
los procesos para equilibrar la carga entre las CPUs
del nodo. En la alternativa de la Figura 3, que se ha
denominado hybrid(1), CPU0 y CPU1 comparten la
cache L2 mientras que la CPU2, que como se ha indi-
cado en la Figura 2 ejecuta la pila de protocolos y la
aplicaci’on que consume los paquetes (las tareas MPI
que utilizaremos como benchmarks en la sección 3),
tiene su propia cache L2. En esta configuración de
la Figura 3, las interrupciones se redirigen a CPU1,
que ejecuta el driver de la NIC. En esta alternative
se puede producer un número de fallos de cache rel-
ativamente alto, y por tanto, se perderán ciclos al
acceder a los datos de memoria, especialmente si el
servidor está muy cargado. La configuración de la
Figura 4 se ha denominado hybrid(2). En este caso
se utiliza una configuración de caches distinta de la
que utiliza hybrid(1) (Figura 3). Las interrupciones
también se redirigen a CPU1, como corresponde a
la interfaz AbNI que proponemos, para evitar que
la NIC interrumpa a la CPU que ejecuta los pro-
cesos de la aplicación (CPU2), pero se utiliza una
cache L2 unificada. Mediante esta configuración se
pueden mejorar los problemas de localidad de datos
de las caches puesto que la cache utilizada por CPU2,
que como se ha indicado procesa los protocolos y la
aplicación, también está compartida con CPU1, y se
ocasionarán menos fallos en la cache L2.

Fig. 3. Configuració (hybrid(1))

III. Resultados experimentales

En esta sección se describen los resultados
obtenidos mediante el simulador de sistema completo
(full-system simulator) SIMICS [17], que permite no
solo simular los detalles del hardware del sistema sino
también el sistema operativo y la aplicación que se
ejecuta sobre él. De esta forma, las configuraciones
hybrid(1) e hybrid(2), descritas en las Figuras 3 y 4,
se han modelado en SIMICS para permitir la simu-
lación del hardware del sistema y la versión 2.6 del
núcleo de Linux, se ha instalado sobre estos modelos
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Fig. 4. Configuración (hybrid(2))

(a)

(b)

Fig. 5. Mejoras de ancho de banda (throughput) para men-
sajes MPI de (a) 2KB y (b) 64 KB

incluyendo las modificaciones realizadas en el núcleo,
correspondientes a la interfaz AbNI propuesta, que
se han descrito en la Sección 2. Como benchmarks
para nuestros experimentos se han utilizado servi-
dores web y códigos MPI (Message Passign Inter-
face) [18] ejecutados en clusters. Por razones de es-
pacio, aqúı analizaremos las prestaciones de AbNI
en la comunicación mediante paso de mensajes con
MPI utilizando distinto tamaño de mensajes y car-
gas en los nodos de los clusters. MPI utiliza TCP
como protocolo de transporte y es prácticamente un
estándar para procesamiento paralelo. Los resulta-
dos obtenidos para servidores web se pueden consul-
tar en [22].

(a)

(b)

Fig. 6. Mejoras de latencia para mensajes MPI de (a) 2KB y
(b) 64 KB

En los experimentos realizados, los nodos del clus-
ter implementan las distintas configuraciones para
AbNI que se han descrito en la Sección 2. La Figura
5 muestra las mejoras en ancho de banda que propor-
cionan las distintas configuraciones de la interfaz de
red consideradas, incluyendo las implementaciones
de AbNI para las alternativas, hybrid(1) e hybrid(2),
descritas en las Figuras 3 y 4, en relación con la inter-
faz de red base. También se han incluido modifica-
ciones de la interfaz de red base correspondientes al
uso de las técnicas de offloading y de onloading [12].
En la Figura 6 se muestran las mejoras en la laten-
cia para las mismas configuraciones consideradas en
la Figura 5. Las mejoras obtenidas se han evaluado
en experimentos realizados para distintos valores del
parámetro γ, denominado razón de aplicación (appli-
cation rate) en el modelo LAWS, que tiene en cuenta
la relación entre la carga de la aplicación y la de co-
municación.

Como se puede ver en las Figuras (a) y (b), tanto
para mensajes de pequeño tamaño (2Kbytes), como
de tamaño mayor (64 KBytes) se producen mejoras
considerables por parte de hybrid(2) con respecto
a las demás alternativas de mejora consideradas,
aunque todas proporcionan mejoras en relación a la
interfaz base. En el caso de los mensajes de tamaño
pequeño, esas mejoras crecen a medida que γ au-
menta (más carga de aplicación en relación con la de
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comunicación). Las Figuras (a) y (b) muestran las
mejoras en latencia. Para valores bajos de γ el cuello
de botella está en la comunicación y puesto que las
técnicas propuestas incrementan el número de ciclos
disponibles para la aplicación en las CPUs de los no-
dos, las mejoras son más reducidas o incluso no las
hay para paquetes pequeños (2 KBytes). A medida
que crece γ (la carga debida a la aplicación crece más
que la carga de comunicación), y se observan mejoras
mayores puesto que tiene más efecto el hecho de que
haya ciclos libres para la aplicación. En el caso de
mensajes más largos (64 Kbytes), el cuello de botella
podŕıa desplazarse a los buses internos del nodo, so-
bre todo en nodos de capacidades intermedias y la
mejora que proporcionan las distintas técnicas dis-
minuyen al crecer γ, excepto en el caso del offloading
(la carga de comunicación se desplaza a la NIC). En
cualquier caso, las configuraciones hybrid(1) e hy-
brid(2) que implementan AbNI siempre proporcio-
nan mejoras mayores que el resto de las alternativas
consideradas tanto en ancho de banda como en la-
tencia y se ven menos afectadas por variaciones de γ
(carga relativa de computación y comunicación).

IV. Conclusiones

En este art́ıculo se han considerado las distin-
tas cuestiones relacionadas con el uso de la afinidad
en la mejora de las prestaciones de las aplicaciones
de red en arquitecturas de nodo con varios proce-
sadores/núcleos. Se ha propuesto la interfaz AbNI
basada en el uso de la afinidad entre procesamiento
de las tareas, y ubicación de los datos y de la atención
a las interrupciones asociados a dichas tareas, para
mejorar las prestaciones de las aplicaciones de red.
Las prestaciones de AbNI se han analizado para dos
configuraciones del hardware de los nodos (hybrid(1)
e hybrid(2), que presentan distintas alternativas de
organización de las caches, y se han comparado con
interfaces de red que implementan estrategias de on-
loading y offloading, y con una interfaz de red base.
Los resultados experimentales obtenidos mediante
simulaciones con el simulador de sistema complete
SIMICS, y con cargas de trabajo de paso de men-
sajes con MPI en clusters, ponen de manifiesto las
mejoras que la interfaz AbNI proporciona tanto en
ancho de banda como en latencia cuando se compara
con la configuración base y con las técnicas de of-
floading y onloading. Aśı, se han obtenido mejoras
de alrededor del 35% en ancho de banda y del 23%
en latencia. Todav́ıa quedan bastantes aspectos que
analizar a nivel de sistema operativo para mejorar
las prestaciones de comunicación en las plataformas
multinúcleo.
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Increasing the Endurance of Phase-Change
Memories with Cache Replacement Policies

Roberto Rodŕıguez-R, Fernando Castro, Daniel Chaver, Luis Piñuel y Francisco Tirado1

Resumen— The different performance evolution be-
tween the microprocessor and main memory is one
of the greatest challenges that current designers face
in order to develop more powerful computer systems.
In addition to this problem, called memory gap, the
scalability of the Dynamic Random Access Memory
(DRAM) technology is very limited nowadays, lead-
ing to consider new memory technologies as possi-
ble candidates for the replacement of conventional
DRAM. Phase-Change Memory (PCM) is currently
postulated as the best alternative.

PCM exhibits significant advantages over DRAM,
but also some drawbacks, like its low endurance –
limited by the number of write cycles that can be
performed on each cell– that need to be mitigated
before it can be used as the main memory technol-
ogy for the next computers generation. This work
presents a behavior analysis, in terms of number of
writes to main memory, of some conventional cache
replacement policies. Besides, new last level cache
(LLC) replacement algorithms are exposed, aimed at
reducing the number of writes to PCM and hence in-
creasing its lifetime, without significantly degrading
the system performance. In this paper we target em-
bedded processors with PCM main memory. Exper-
imental results show that on average, compared to a
conventional Least Recently Used (LRU) algorithm,
our policies manage to reduce the amount of writes
to main memory for MiBench and SPEC CPU2006
suites by around 30% and 12% respectively, reducing
significantly the energy consumption of the memory
system and without degrading performance.

I. Introduction

ALTHOUGH Dynamic Random Access Memory
(DRAM) has been the prevalent building block

for main memories during many years, current re-
search is focused on exploring other technologies for
designing future memory systems in response to the
scaling constraints observed when DRAM is used
with small feature sizes. Among these technologies,
PCM is one of the prime contenders.

PCM is a low-cost and non-volatile memory that
avoids the need of refreshing the content of the cell,
reducing the static power consumption. Further-
more, it provides higher density than DRAM and
therefore much higher capacity for the memory sys-
tem within the same budget. A PCM cell consists
of two enveloping electrodes, a thin layer of chalco-
genide and a heating element. The heater is just a
material that produces Joule heat when an electrical
current is driven through, warming the chalcogenous
material. In order to write a logical value in the
cell, the heating element is employed to apply elec-
trical pulses to the chalcogenide, changing the prop-
erties of the material and leading to two different

1Grupo ArTeCS, Dpto. de Arquitectura de Com-
putadores y Atomática, Universidad Complutense de
Madrid, e-mail: rrodriguezr, fcastror, dani02, lpinuel,
ptirado@ucm.es.

physical states: amorphous (high electrical resistiv-
ity) and crystalline (low resistance). Notably, if a
high-intensity current pulse is applied, the material
reaches over 600oC and melts. Then, it is cooled
down quickly, making it amorphous (RESET pro-
cess). If the pulse is longer and with lower intensity,
the material goes through an annealing process al-
lowing the molecules to re-crystallize, lowering the
electrical resistance (SET process). Thus, the chalco-
genide switches easily, rapidly and in a reliable way
between both states. The process for reading the
stored value just consists in applying a low current
to the cell in order to measure the associated resis-
tance. The limited endurance of PCM relies on the
fact that after a certain number of writes on a PCM
cell (around 108), the heating element is detached
from the cell as a consequence of the continuous ex-
pansions/contractions derived from the writing pro-
cess, leaving the cell in a stuck at failure state; from
that moment on, although the cell is still readable,
the stored valued can not be changed any more in
this failing cell. Thus, the write traffic must be cut
in order to not limit the lifetime of PCM-based sys-
tems. For this purpose, several architectural tech-
niques have been proposed recently [1], [2], [3], [4],
[5].

In this work, we deal with this problem by focus-
ing on the LLC replacement policy. The goal is to
efficiently design a policy that retains in the LLC
the most frequently written blocks. Thus, in this
context, the LLC replacement policy is not just ori-
ented to provide a low miss rate and to increase sys-
tem performance, but also to reduce the amount of
writes to main memory. We analyze the behavior of
classical and current cache replacement policies [6],
[7], [8] regarding the amount of writes to the memory
system, and we propose new policies in order to re-
duce this write traffic without significantly impacting
performance.

The rest of the paper is organized as follows: Sec-
tion 2 describes the work related to our research.
Section 3 presents the algorithms proposed to in-
crease the lifetime of PCM-based memory systems.
Section 4 and Section 5 details the experimental
framework used and analyzes the obtained results
respectively. Finally, Section 6 concludes.

II. Related work

A. Techniques for reducing writes to PCM

During the last years, several techniques have been
proposed for extending PCM lifetime. As we will see
during the paper, the mechanisms that we propose
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are completely orthogonal to these ideas.

• Eliminating redundant bit writes [9], [1]: As
reads are much faster and less power consum-
ing than writes in PCM, every write is preceded
by a read and a bitwise comparison, writing only
those bits that change.

• Flip-N-Write [10]: Before performing a write to
PCM, both the data to write and its bitwise
inverse are compared with the data stored in
the row, writing the one that involves less bit
flips.

• Wear Leveling [9]: These techniques try to even
out the number of writes performed to each
PCM cell.

• Hybrid memory [4]: The idea here is to avoid
writes to PCM by inserting an extra memory
level that filters most of such accesses, and which
is built on a memory technology not so sensible
to writes.

• Write-back impact reduction [11], [12]: The
amount of writebacks to PCM is reduced ex-
tending [13] by including this goal in the pro-
posed LLC partitioning algorithm and changing
the LRU policy in order to consider also dirti-
ness information [11]. The writebacks impact is
also reduced by evenly distributing them among
write queues.

B. Cache replacement policies

When the insertion of a new block in cache involves
an eviction, the cache replacement policy must de-
cide which block to replace. In general, as Bélády
established in [14], the best decision is to replace
the block that will not be referenced again for the
longest time. Since knowing the future is not possi-
ble, the different policies proposed in the literature
try to predict, based on the analysis of past informa-
tion, which one is such block. Among all the classic
and modern mechanisms, in this work we make use
of the following:

• LRU (Least Recently Used) [6]: It discards the
least recently used block, under the philosophy
that, due to temporal locality, it is also the block
that will not be required for the longest time in
the future.

• SRRIP, BRRIP and DRRIP (Static, Bimodal
and Dynamic Re-Reference Interval Prediction
respectively) [8]: Here the recency stack is
thought of as a Re-Reference Interval Predic-
tion (RRIP) Stack that represents the order in
which blocks are predicted to be re-referenced.
The block at the head of the RRIP Stack is pre-
dicted as near-immediate (i.e. the block will be
re-referenced sometime soon) while the block at
the tail of the RRIP Stack is predicted as dis-
tant (i.e. the block will be re-referenced in the
distant future). On a cache miss, the block at
the tail of the RRIP chain (i.e., the block pre-
dicted to be referenced most far into the future)
is replaced.

The authors first propose SRRIP, which uses M
bits per cache block to store one of 2M pos-
sible RRPV (Re-Reference Prediction Values).
On cache fills, SRRIP predicts that the miss-
ing block will have an intermediate state de-
noted as long re-reference (RRPV=2M -2). On
re-reference, SRRIP may employ two different
policies, HP (Hit Priority) and FP (Frequency
Priority): SRRIP-HP updates the RRPV of
the associated block to zero while SRRIP-FP
just decrements it. On a cache miss, SR-
RIP randomly selects as the victim block one
with a distant re-reference interval prediction
(RRPV=2M -1). If such a block does not ex-
ist, SRRIP updates the re-reference predictions
by incrementing the RRPVs of all blocks in the
cache set and repeats the search.
SRRIP inefficiently utilizes the cache when the
re-reference interval of all blocks is larger than
the available cache. In such scenarios, SRRIP
causes cache thrashing and results in no cache
hits. To avoid it, the authors propose BRRIP
that inserts majority of cache blocks with a dis-
tant RRIP and infrequently (with low probabil-
ity) inserts new cache blocks with a long RRIP.
This policy helps to preserve some of the work-
ing set in the cache. For non-thrashing access
patterns, always using BRRIP can significantly
degrade cache performance. In order to be ro-
bust across all cache access patterns, a third pol-
icy (DRRIP) proposes to use Set Dueling [15] to
identify which replacement policy is best suited
for the application, choosing between SRRIP
and BRRIP as Fig. 1 illustrates.

• CLean-Preferred victim selection policy CLP
[11]: This policy gives preference to clean blocks
when choosing a victim. CLP aims to maintain
dirty blocks in the cache to increase the prob-
ability that writes are coalesced. The authors
propose a family of clean-preferred replacement
policies, called N-Chance. The N parameter
reflects how much preference is given to clean
blocks. The algorithm selects the oldest clean
block among the N least recently used ones as
the victim. If such a block does not exist, the
LRU block is used. In this paper we evaluate
CLP with N equal to the cache associativity,
since it is the policy reporting the highest write
reduction.

Set Dueling
Highest hit-rate

SRRIP BRRIP

Inserts majority
of cache blocks
with a distant

RRIP

Infrequently
inserts cache
blocks with a
long RRIP

Fig. 1. Insertion of a new block under DRRIP.
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III. Proposed Policies

The replacement policy determines how to manage
insertion, promotion, and victimization of blocks in
cache. Usually, decisions are only performed with the
goal of increasing hit rate. However, when the LLC
is backed up with a PCM, decreasing the amount of
LLC writebacks may become even more important
than reducing the number of misses. Hence, we pro-
pose several modifications to the insertion, promo-
tion and victimization policies that incorporate this
objective. Information such as the block dirtiness
state or the kind of access performed (read or write),
are used by our policies to predict whether the block
will generate future writebacks.

In some cases a hybrid mechanism that combines
two or more replacement policies is employed, se-
lecting in each replacement the policy that should be
used. The most common mechanism used for making
this decision is the Set Dueling technique proposed in
[15]. Generally, the decision is guided only by hit rate
information. However, in the case of a PCM-based
system, the Set Dueling mechanism should also con-
sider information concerning the amount of write-
backs that the LLC will generate.

Next, we describe the replacement policies pro-
posed in order to reduce the amount of PCM writes.
Although we have tried many different options, we
only explain and evaluate those that report interest-
ing results. To denote them, we add a W to the
acronym of policy they are based on:

• DRRIPW4 : This policy modifies the Set Duel-
ing mechanism as follows: it selects the replace-
ment policy that reports the lowest number of
writebacks to main memory, instead of the one
that achieves the highest hit rate.

• DRRIPW5 : We augment the number of bits in
the RRPV from 2 (original DRRIP) to 3, en-
hancing the granularity of the re-reference pre-
diction. Besides, we employ a modified HP pro-
motion policy, in which clean blocks are pro-
moted to long RRIP instead to near-immediate.

• DRRIPW7 : This policy operates like DR-
RIPW4, but instead of using a static promo-
tion policy it uses a dynamic one: when the Set
Dueling mechanism selects the SRRIP compo-
nent, HP is employed, whereas when BRRIP is
selected, FP is used.

• DRRIPW8 : Like the previous policy, it oper-
ates as DRRIPW4 and changes the promotion
policy to a dynamic one: clean blocks are pro-
moted with FP while dirty blocks use HP. This
way, dirty blocks (which generate writebacks),
are given more opportunities to stay in the cache
than clean blocks.

• DRRIPW9 : This algorithm combines the two
previous policies. It operates like DRRIPW4,
and changes the promotion policy as follows:
when the Set Dueling mechanism selects the SR-
RIP component, HP is employed for dirty blocks
and FP for clean blocks, whereas when BRRIP

is selected, FP is always used.
• DRRIPW10 : This algorithm modifies the vic-

timization policy of DRRIPW8: Among all
blocks with a distant RRIP, it selects a clean
one; if not found, a dirty block is victimized.
Like in the original DRRIP policy, if no blocks
with a distant RRIP exist, it increments RRPV
of all blocks and repeats the process.

• DRRIPW11 : In this case, the victimization pol-
icy of DRRIPW4 is modified: When a replace-
ment is required, this algorithm looks for a can-
didate satisfying two criteria: 1) RRPV with
the maximum value, 2) clean block. If such a
block is not found, the RRPV of all blocks in
the cache set is augmented by one and a new
search starts. If the RRPV of all blocks are set
to the maximum values and no clean block ex-
ists, the algorithm evicts the first block in the
array.

• DRRIPW12 : This algorithm is very similar to
the previous one, but with an important differ-
ence: during the first stage, like before, the clean
block with the highest RRPV is victimized, but
in this case without changing the RRPV state of
the blocks. During the second stage, a common
search is performed.

IV. Experimental Framework

As simulation infrastructure we use Pin [16] –a
dynamic instrumentation tool that allows us to in-
ject C or C++ code at arbitrary points of an exe-
cutable during runtime– and a modified version of
SESC [17] (a cycle-accurate microprocessor archi-
tectural simulator), called MultiCacheSim [18], to
model the cache hierarchy. This infrastructure oper-
ates as follows: First, we instrument the application
with Pin, obtaining a list with the memory accesses
that it performs. Then, we use this list as input
for the cache simulator, obtaining information about
hits, misses, writebacks, etc. that take place in each
level of the hierarchy. With this information we can
easily extract the number of accesses and writes to
main memory, which constitute the main metrics for
our purposes. Fig. 2 illustrates this experimental
environment.

Fig. 2. Simulator architecture.

The cache hierarchy employed to evaluate our poli-
cies is based on an Intel Atom [19] that provides
two levels, being the LLC a non-inclusive (also non-
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exclusive) cache. Their sizes, as well as other im-
portant parameters, are shown in Table I. Since we
target a processor in the frontier between embedded
and general purpose, we use both the MiBench [20]
and the SPEC CPU2006 [21] suites with large and
train entries respectively. All applications are ex-
ecuted until completion. In the case of the SPEC
CPU2006 suite, results of 4 out of 29 benchmarks
are not considered in the evaluation section due to
experimental framework constraints.

Regarding the energy model employed, we use
CACTI 6.5 [22] to determine the energy consumption
per access in each cache level, whereas for comput-
ing the energy consumption associated with accesses
to main memory we follow [12], employing 1J/GB
and 6J/GB per PCM read and PCM write respec-
tively. In Table II we show data regarding latencies
and energy consumption per memory level.

TABLA I

Cache configuration

Cache level Size
L1 24KB, 4 ways, 64-byte line size
L2 512KB, 8 ways, 64-byte line size

TABLA II

Latencies and Energy Consumption

Level
Latencies
(cycles)

Energy
(Read/Write/Tag)

(nJoules)

L1 1 0.092/0.066/0.001

L2 15 1.102/1.166/0.010

PCM read 200 59.604

PCM write 4000 357.627

Finally, it is worth to note that we employ the Av-
erage Memory Access Time (AMAT) in order to es-
timate the performance of each evaluated algorithm.
Although AMAT just considers the latencies of each
level and not the overlapping between memory ac-
cesses, it is commonly accepted as a valid metric
to estimate system performance. Next we show the
equations employed to determine the memory hier-
archy energy consumption (1) and the AMAT (2):

Energy =

2∑

i=1

(RHLi ∗ RELi + WHLi ∗ WELi+

+(RMLi + WMLi) ∗ (TELi + WELi))+

+RPCM ∗ REPCM + WPCM ∗ WEPCM

(1)

where RHLi and WHLi denote read and write hits in
cache level i respectively, RMLi and WMLi denote
read and write misses in cache level i respectively,
RPCM and WPCM correspond to the amount of
reads and writes to PCM respectively, REPCM and
WEPCM denote the energy consumption per read
and write to PCM respectively and finally RELi,
WELi and TELi correspond to the energy consump-

tion associated to a read, a write and a tag array
consult in the cache level i respectively.

AMAT =
HL1 ∗ LL1 + RHL2 ∗ LL2 + RPCM ∗ LRPCM

AccL1
(2)

where HL1 and AccL1 denote the total number of
hits and accesses respectively to the first level cache,
LLi refers to the latency of i cache level and LRPCM
denotes the latency in the access to PCM.

V. Evaluation

In this section we present a detailed experimen-
tal study of the different LLC replacement policies
that we have described previously. In subsection A
we report the main results derived from our policies.
Then, for the sake of clarity, in subsection B we com-
pare our best performing policies in terms of writes
reduction against an optimal policy.

A. Main Results

Given that the main goal of this work is to reduce
the amount of writebacks from LLC to PCM with-
out significantly degrading performance, we report
results about the number of writebacks, the LLC
miss rate and the AMAT. Besides, being the energy
consumption one of the main motivations for adopt-
ing PCM as the main memory technology, we also
include this metric in our experiments. Note that
in all the figures and for each evaluated policy, we
show the arithmetic mean of the normalized metrics
respect to LRU, considering all the selected applica-
tions of each suite (MiBench and SPEC 2006). It is
worth noting that L1 always employs the LRU al-
gorithm, whereas the policies under evaluation are
used in the second level of the cache. Note also that
results shown for original DRRIP and for our pro-
posed DRRIP-based algorithms that do not specifi-
cally change the promotion policy, are derived from
using an HP promotion policy.

Fig. 3 illustrates the average number of writes
from LLC to PCM that generate the different poli-
cies. Focusing on MiBench suite, we observe that
DRRIPW11 is the policy that gets the highest reduc-
tion with around 37%. In the SPEC 2006 scenario,
DRRIPW12 exhibts the highest reduction (around
13%), followed by CLP (almost 12% reduction), and
DDRIPW10 that achieves a 10% reduction. Note
that the percentage of avoided writes is higher in the
MiBench suite due to the lower amount of writes that
take place in this scenario (between 2 and 3 orders
of magnitude compared to the SPEC 2006 scenario).

Being writeback reduction to PCM the main ob-
jective of this work, we should not neglect perfor-
mance. Fig. 4 and Fig. 5 illustrate the miss rate and
the AMAT respectively for the different policies eval-
uated. In some policies a high write reduction comes
at the expense of a significant miss rate increment
and consequently a performance drop. Although in
the MiBench scenario this AMAT degradation may
be tolerable, like occurs with DRRIPW11 and CLP
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Fig. 3. Writes to main memory normalized to LRU.
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Fig. 4. LLC miss rate normalized to LRU.
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Fig. 5. AMAT normalized to LRU.
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Fig. 6. Memory energy consumption normalized to LRU.

algorithms, in the SPEC 2006 scenario this perfor-
mance drop rises turning unacceptable, invalidating
this kind of proposals (DRRIPW11, DRRIPW12 and
CLP). Nevertheless, DRRIPW10 (or other policies
like DRRIPW4 and DRRIPW7), achieves a signifi-
cant write reduction (28% and 11% for MiBench and
SPEC 2006 respectively in DRRIPW10), maintain-
ing a reduced miss rate and therefore without im-
pacting performance.

Finally, Fig. 6 illustrates energy consumption on
the memory system for the different evaluated poli-
cies. In the case of MiBench, all policies reduce the
energy consumption with respect to LRU, being CLP
and DRRIPW11 the less consuming ones (around
20% energy reduction). Instead, in the case of SPEC
2006, these two policies and DRRIPW12 exceed the
consumption of the others due to the high miss rate
they exhibit. For this suite, most remaining policies
oscillate between 5 and 10% reduction.

In summary we can conclude that the optimal pol-
icy depends on the particular requirements of the
system and the user. For our configuration, DR-
RIPW10 (and other DRRIP-based policies) consti-

tutes a good trade-off, showing a considerable PCM
endurance improvement without degrading perfor-
mance in both scenarios. Besides, in the case of
SPEC 2006, most DRRIP based policies achieve a
good trade-off between impact on PCM write traffic
and performance.

B. Comparison with an optimal policy

In order to evaluate the capacity of our proposed
policies to cut the number of writes to main mem-
ory, we compare them to a straightforward optimal
policy that operates as follows: Starting from the
obtained traces containing the writes from L1 to L2,
we allocate an array per cache set with an amount
of entries (n) matching the associativity of the last
level cache. We fill each array with the first n writ-
ten blocks. When a different blocks is written, it does
not fit in the array, so we analyze the trace onward to
find the block (among the n blocks in the array and
the new written block) that will be re-written longer,
evicting this block from the array. In the case that
the own new written block was the candidate, we
just bypass this block and it is not filled in the ar-
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Fig. 7. Comparison between the reduction of writes to main
memory reported by an optimal policy and ours.

ray. Each block evicted from the array counts as one
write to main memory. Finally, we obtain the total
number of writes to PCM with an optimal policy for
the selected cache set.

We calculate the amount of writes to main mem-
ory according to this optimal policy for several cache
sets and we compare these number to those reported
by our proposed policies. We observe that the dif-
ferences between the various analyzed cache sets are
negligible. Thus, data derived from cache set 0 are
illustrated in Figure 7 in order to infer how near of
the maximum reduction in the traffic to main mem-
ory some of our proposed policies are.

VI. Conclusions

In this paper we have evaluated the operation of
some classical cache replacement algorithms in terms
of writes to main memory. As the trend today leads
to search for new memory technologies that may re-
place conventional DRAM, we target PCM and pro-
pose different new LLC replacement policies with the
goal of minimizing the number of writes to this kind
of new memory, thus mitigating the PCM endurance
drawback while still taking advantage of all other
features derived from this technology.

The obtained results show that most of our policies
manage to significantly reduce the amount of writes
to PCM. Among them, DRRIPW10 postulates as
the best alternative for obtaining a trade-off between
write traffic reduction (28% and 11% for MiBench
and SPEC 2006 respectively) and performance (0.1%
and 0.4% for MiBench and SPEC 2006 respectively)
respect to LRU. Furthermore, the energy reduction
achieved reaches 18% and 4% for MiBench and SPEC
2006 respectively.
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Congestion Isolation in Networks-on-chip
José Vicente Escamilla, José Flich 1 and Pedro J. Garćıa2

Abstract— CMPs and MPSoCs represent the main
trend for high-performance computing. However, as
the number of interconnected elements grows, the
network performance may be degraded due to aggres-
sive traffic patterns and power-saving mechanisms. In
this paper we propose a mechanism for dealing with
congestion caused by network performance degrada-
tion. This mechanism detects congestion at routers
and isolates harmful traffic in order to avoid the HoL-
blocking caused by congested traffic.

Keywords— congestion; ICARO; contention;
network-on-chip; MCSL

I. Introduction

NOWADAYS , CMPs and MPSoCs are becom-
ing the main trend for high performance com-

puting. As the integration scale goes further, more
cores, nodes, or processing units are included in the
same chip. Examples of the many-core integrated
Intel CMPs are: The Xeon Phi coprocessor [1] with
60 cores, and the single chip cloud computer (SCC)
[2] with 48 cores. The Tile-Gx [3] from Tilera, with
up to 72 cores is another example. Both platforms,
CMP and MPSoCs, implement an interconnection
network infrastructure that provides a communica-
tion channel for data exchange between all nodes.
This network must be able to support high data rates
with low latencies to avoid slowing down nodes wait-
ing for remote data to arrive. However, due to its
constraints and manufacturing process, in the NoCs
framework congestion may arise by several fronts.

As technology advances, integration scale allows
to insert more and more transistors on the same
chip. However, current high integration scales may
lead to faults in critical chip components or varia-
bility[4] that may affect to the on-chip-network de-
grading its performance or simply making links or
routers inoperable. On-chip-networks may be recon-
figured in order to support these issues by redirect-
ing traffic through an alternative path, however this
implies overloading links and routers, thus creating
congestion-prone spots.

Currently, heterogeneity[5] is an emerging design
policy. Searching for the optimal performance drives
the designers to incline for specific-purpose nodes like
prefetchers[6], specific modules for complex arith-
metic operations[7], etc, instead of using general-
purpose modules, therefore the network must be
adapted[8] in order to satisfy the communications
needs of such devices. Most of these devices show
patterns characterized by unpredictable high data
rate bursts that may generate hotspots temporarily,
thus degrading network performance.

In addition, power-saving in CMPs and MPSoCs
is becoming an important design factor. Designing
energy efficient devices provides several benefits such

1Grupo de Arquitecturas Paralelas, DISCA, Univer-
sitat Politècnica de València, Valencia, Spain, e-mail:
joseslo@gap.upv.es, jflich@disca.upv.es

2Escuela Superior de Ingenieŕıa Informática, Univer-
sidad de Castilla-La Mancha, Albacete, Spain, e-mail:
PedroJavier.Garcia@uclm.es

as less heat dissipation which minimizes electronics
failures and increases batteries life for handheld de-
vices, an essential property for devices like smart-
phones. As the number of interconnected devices in
a CMP or MPSoCs grows the network must grow
in accordance. This growth leads to more energy
consumption and increases the energy proportion
consumed by the network. For example, the Al-
pha 21364 NoC consumes about 20% [9] of the total
power consumption. Several works have been car-
ried out in order to decrease the energy consump-
tion of the network but all techniques imply perfor-
mance loss to a greater or lesser extent in the NoC.
A very extended and effective technique for power-
saving consists in decreasing voltage and frequency
of the network (DVFS) when workload is low. This
technique is very effective in reducing power con-
sumption, however, reducing voltage and frequency
can lead to a performance penalty due to congestion.
Even when the clock is decreased at the correct mo-
ment, if the workload is quickly increased the fre-
quency needs to be rapidly increased due to the high
demand and this may take some time for increas-
ing and stabilize the clock. During this time lapse,
network is unusable and congestion quickly appears.

Congestion is not a problem by itself. This
view of the problem is recently new [12] and op-
posed to the common belief where efforts were di-
rected towards detecting and eliminating congestion
spots or even avoiding the appearance of congestion
spots. The real problem that impacts performance is
the Head-of-line blocking effect that congestion spots
cause. Head-of-line blocking (HoL-blocking) occurs
when a packet at the head of a buffer is blocked
(because its requested output port/resource is un-
available, that is, congested) and this packet blocks
other packets allocated in the same queue, even if
those packets request free output ports/resources. If
HoL-blocking originated from congestion spots is re-
moved, then the congestion becomes harmless and
there is no need to remove the congestion spot. In
this paper we follow the same approach and focus on
head-of-line blocking effects.

To summarize, power-saving techniques are nec-
essary mechanisms and an important design trend
nowadays, but their use may cause congestion prob-
lems that need to be addressed. For that purpose, in
this paper we present ICARO (Internal Congestion
Aware hol-blocking RemOval), a mechanism that dy-
namically detects bursty and congested traffic re-
spectively in the network, then isolating them and
thus guaranteeing that non-harmful traffic is unaf-
fected. This proposal is made by taking into account
the strict limitations in area, power, and delay im-
posed by the networks environment .

II. Related Work and Contribution

There is a plethora of publications for congestion
management in off-chip networks, and a increasing
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number for on-chip networks. However, as stated
previously, our approach to deal with congestion is
different and relatively new. The idea is, instead of
detecting congestion, notifying sources, and then re-
moving congestion (by halting injection), we follow
the approach of separating congestion by using ded-
icated resources. Indeed, our approach followed in
ICARO is the application of the RECN mechanism
that was proposed for off-chip networks [12]. How-
ever, due to the tight limitations in area and power
in on-chip networks, we need to follow a different
way of implementing it. This is the main property
of ICARO in comparison with RECN.

In [13] a mechanism called RCA is proposed for
congestion avoidance in NoCs with adaptative rout-
ing. RCA uses a composition of multiple global met-
rics collected from the whole network for condition-
ing the selected output port through which messages
are forwarded in order to avoid congested paths.
These metrics are: the count of free virtual channels,
the count of free buffers and the crossbar demand. In
order to collect the metrics from the whole network,
such metrics are aggregated (piggybacking) from a
router to the next an so on. In a heavy-congestion
situation this mechanism may collapse since the in-
formation used to avoid the congestion is aggregated
in the same messages that are congested so a vicious
cycle may be created.

In [14] authors propose PARS, an adaptative rout-
ing policy for avoiding congestion. Authors use a
dedicated subnetwork for sending congestion met-
rics based on the buffers state from certain routers.
Then, such metrics are used to select the proper path
in order to avoid congested spots.

A predictive-based flow control mechanism is pro-
posed in [15]. Authors propose an end-to-end flow
control mechanism based on prediction-models to
control the injection rate at the source node. Pre-
dictions are computed in every swich using its state
and its neighbours state. In order to exchange the
necessary data for computing the prediction, routers
implement additional wires interconnecting them.

As we start with the premise that congestion is
not a problem by itself, we propose ICARO from a
different point of view. ICARO is a mechanism for
facing harmful effects (HoL-blocking) derived from
congestion in NoCs. ICARO separates harmful traf-
fic from the non-harmful one making use of virtual
network queues. For carrying this out, congestion
is detected at network routers composing the net-
work. Later, end-nodes are notified and thus react
by isolating traffic belonging to the congestion into
the special virtual network queue.

ICARO is intended to be used for dealing conges-
tion scenarios in challenging environments, specially
in those where multiple domains of voltage and fre-
quency islands will be common. In this document,
however, we do not evaluate the mechanisms in such
scenarios. This is left for future work.

III. Description

In this section we describe ICARO, which can be
divided in three stages: congestion detection, con-
gestion notification and traffic separation.

A. Congestion Detection

Congestion is defined as a contention situation ex-
tended over the time and, in turn contention arises
when two or more flows compete for the same re-
source. More precisely, contention arises when two
or more flows compete for the same output port in
the routers, since only one of these flows wins the re-
quested output port at a given time, hence the other
flows must wait for the next arbitration turn, increas-
ing latency. Also, these flows remain in their input
queues while more flits are enqueued on these input
queues, forcing flow control mechanism to work in
order to avoid queue overflow by halting injection
at the source node and propagating this behaviour.
This chain reaction is congestion.

Our proposal in order to detect congestion can be
divided in two stages or parts: contention detection
and congestion detection. Contention arises when
two or more flows compete for the same output port.
To detect this, a modified router implementation is
proposed in order to keep record of how many input
ports are requesting every output port at every cy-
cle. To perform this, a counter of ceil(log2 (p − 1))
bits (requests counter) is added to the router, where
p is the router radix of the routers in the network
(including the local port). We assume a pipelined
router design with four stages: IB, RT, VASA, and
X. In IB the incoming flit is allocated in the input
buffer. In RT the message is routed (the output port
is obtained). In VASA, the flit contends for virtual
channels and for the crossbar. Finally, in X stage,
the flit crosses the router. In an ICARO router, in
addition, at the RT stage the counter associated to
the output port requested is increased by one. Anal-
ogously, when this output port forwards a flit, this
output port becomes free, so its associated counter is
decreased. By doing this, we keep record of the num-
ber of ports requesting every output port, so when
the requests counter reaches 2 or greater value means
that the port associated to this counter is requested
by two or more input ports so there is contention.
Once the counter of a given port reaches the value of
2, another counter (congestion counter) associated to
this port starts increasing by one at every cycle. Pe-
riodically (at a regular frequency called polling inter-
val ; PI), an independent module in the router checks
the congestion counters for every output port. When
a congestion counter reaches a given threshold (con-
gestion time threshold ; CTT) congestion at this port
is assumed so notification is triggered for this port
at the current router. Notice that the notification
is sent when congestion is detected but not when
contention is detected. This means notifying only
important events and not transient contention situ-
ations that do not necessarily lead to congestion.

B. Congestion Notification

ICARO makes use of a simple parallel network in
order to notify for congestion (Congestion Notifica-
tion Network, or CNN). ICARO notifies from the
routers to the end-nodes, detecting the ports suffer-
ing congestion. This notification network consists of
a set of N (N=num. of routers) overlapped networks
or CNN lines. Each of this BNN line consist of a
simple wire from a router to all NICs (see Figure 1).
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Fig. 1: CNN line for router 5
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Fig. 2: Signal format for congestion notification

Every BNN line is controlled by its connected router
which properly injects into the BNN line a formatted
signal (explained below) in order to notify to all NICs
in the network the congestion state of its ports. This
signal is composed by as many bits as ports has the
router. Each bit corresponds to the state of the port,
corresponding the high level to port congested and
the low level to port non-congested. A typical trans-
mission of a notification from a given router would
be:

1. Synchronization/start signal. A few cycles of
strobe signal in order to synchronize between
routers (useful for asynchronous NoCs) and to
mark the beginning of a transmission.

2. p bits of data informing of the state of every
port of the router.

3. A few cycles of strobe signal in order to mark
the end of the transmission.

In Figure 2 an example of signal transmitted
through the CNN can be seen. Transmission starts
with two cycles of strobe signal (the number of cycles
of strobe signal is a fixed value) that also marks the
beginning of a transmission. In our example the no-
tification informs that ports South and West are con-
gested while the North, East and local ports are not
congested. Finally, another two more cycles marks
the end of the transmission.

Following this approach each router in the network
will be able to inform to all NICs in the network
which of its ports is congested.

Since the notification mechanism has a relative
complexity it is advisable to implement a fault-
tolerant mechanism to the CNN in order to deal
with notification failures. When a router sends a
congestion notification for a given output port, the
router expects that, after a reasonable time, traf-
fic for the congested port of such router will be re-
ceived through the extra virtual network (explained
latter). If too much time elapses (re-sending timeout;
RST) and the congested router keeps receiving traf-
fic to the congested port through a default VN, this
router assumes that congestion notification has not
been received or stored successfully by one or more
nodes so the congested router will send the notifica-

tion again. This process is repeated until all traffic
to the congested port is received through the extra
VN or congestion disappears. Note that receiving
duplicated notifications has no effect for the nodes
that are working correctly enqueuing traffic to the
congested router port through the extra VN.

B.1 Congestion Point Storage

To decide whether a message must be reallocated
into the extra virtual network or not, every end-node
must know which ports of each router in the network
are congested and which will be the path followed by
the message to find out whether this message will be
forwarded through a congested port.

We assume that most of the time only a small por-
tion of the congested points in the network may be
active simultaneously so we use a small cache mem-
ory in every end-node. This cache memory does
not have a typical cache memory implementation in
which providing a single value (like a memory ad-
dress) a single stored value is returned. Instead,
we implement a memory cache with some additional
logic for storing two values in each row:

1. Router that notified congestion
2. Congested port of that router

A congestion notification is composed by the con-
gestion state of all ports of the router. However, not
all ports are reachable from a given node due to the
XY routing restrictions (for avoiding dead-locks). In
addition, it is expected that a router will only notify
a single congested port. Therefore, congestion notifi-
cations are stored as congestion points, which is com-
posed of a single port and the router which belongs
to, each cache memory row containing a congestion
point. If a router notifies more than one congested
port each congested port will be stored into a differ-
ent cache memory row as different congestion points.

A message will be reallocated to the extra VN de-
pending on whether this message will cross a conges-
tion point. The module in charge of reallocating mes-
sages when needed only knows the destination end-
node of the message and only needs to know whether
the message must be reallocated (or post-processed)
or not, so we decided to provide the cache memory
with some additional logic in order to simplify the
reallocating decision process.

According to this, for the cache read operation,
the destination end-node of the message is provided
to the memory. The memory internally checks all
rows in order to find a point that belongs to the
path that will be followed by the message starting
at the current router until the destination end-node.
If the memory finds one or more points that belongs
to that path, the memory output will be TRUE or
FALSE otherwise (hit or miss).

B.2 Cache Row Allocation and Deallocation

A congestion notification is composed by the state
of all ports of the router. However, not all ports
are reachable so, at first, a module performs a filter
to discard not-reachable ports and then the reach-
able congested ports are decomposed in congestion
points ({router, port} pairs). If there is enough cache
memory rows to store all congestion points they are
stored. Otherwise, congestion points with no room
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to be stored are ignored (relies in the fault-tolerant
notification mechanism).

Deallocation is quite simple. When a decongestion
notification arrives is decomposed in decongestion
points and a matching is performed with all decon-
gestion points and all busy rows in the cache memory
and then the matching rows are deallocated.

C. Traffic Separation

In order to isolate congested traffic from the nor-
mal one ICARO makes use of virtual networks.
ICARO intends one virtual network (called extra vir-
tual network) for congested traffic in order to isolate
it from the normal one, and the rest of virtual net-
works (called default virtual networks) are intended
for normal traffic. In this way ICARO avoids the
HoL-blocking produced by congested traffic. Accord-
ing to this, the network is provided with at least
two virtual networks: one extra virtual network and
one or more default virtual networks. At the end-
nodes, all traffic allocated is enqueued always into
a default virtual network and at every clock cycle
the head of all queues are checked in parallel. If the
flit at the head of a queue is a header flit (the first
flit of a message), then, the destination of such mes-
sage is checked to find out whether the message must
be reallocated into the extra virtual network (post-
processed). In order to know if a message must be
post-processed the PP (Post-Processer) module (see
Figure 3 checks the congestion points cache memory
and if the response is true, the message is postpro-
cessed.

C.1 Walkthrough Example

In Figure 3 we can see an overall example of
ICARO taking node 8 as source node. In Figure 3a
congestion notification is received from router 9 in-
forming that the east port of such router is congested
so the notification is stored in the cache memory.
Next, in Figure 3b at the source node the default VN
wins arbitration but, since the message destination
end-node path contains a congestion point is post-
processed instead of injected. Note that this trans-
fer is performed by an independent hardware module
(PP) so transferring to the extra VN and injection
(if possible) of the next message in the current VN
can be done in parallel. Next, in Figure 3c we can
see that a notification from the east port of router
5 is received. However, due to the XY routing, that
port is unreachable from node 8 so the notification
is filtered out at the filter module. In addition, si-
multaneously the message destined to the node 13 is
injected since its destination path contains no con-
gestion point. Finally, in Figure 3d message destined
to the node 14 is post-processed while the message
destined to node 2 is injected through the extra VN.

IV. Evaluation

In this section we perform a preliminary evalua-
tion of ICARO based on simulations in congestion-
prone scenarios. First the simulation environment is
described. Finally, results comparing ICARO-based
solution against the same scenario without ICARO
are presented.

A. Simulation Environment

Simulations are performed with a NoC simulator.
Regarding the topology the scenario consists of 16
nodes arranged in a 4x4 2D mesh network. Since
our goal is to isolate congested traffic from the nor-
mal one, 2 kinds of traffic patterns are used. In one
hand a background uniform traffic is injected at a low
data-rate (normal traffic). On the other hand realis-
tic MCSL traffic pattern is used in order to simulate
congestion-prone traffic. Therefore, for the simula-
tion results both traffic latencies are separated in the
graphs in order to appreciate the latency improve-
ment in the normal traffic (synthetic traffic). More
details about the characteristics of the simulation are
shown in Table I.

B. ICARO vs no-ICARO Analysis

For running ICARO simulations some parameters
are required in order to get it work: polling inter-
val (PI), congestion time threshold (CTT), notifi-
cation delay (ND), re-sending timeout (RST) and
cache size. All paramaters but notification delay
(which is a parameter given by the network hard-
ware) are configurable parameters which determine
the ICARO behaviour and may impact in the im-
provement achieved. These must be subject of study
but, since this is a preliminary analysis we set these
parameters to reasonable values (described in Ta-
ble I), leaving a more deep analysis of such parame-
ters for future work.

The left graphs of Figures 4 and 5 show the la-
tency for both MCSL and synthetic traffic without
ICARO and in the right ones we see the traffic la-
tency for both kind of traffics with ICARO. As can
be seen, with ICARO graphs show how latency is re-
duced drastically since the HoL-blocking caused by
MCSL traffic is isolated into the extra-VN so the syn-
thetic traffic is not harmed by congestion achieving
an average latency reduction of 88%.

V. Conclusions

In this paper we have proposed ICARO, a mecha-
nism for isolating congested traffic in order to avoid
HoL-blocking. This mechanism has been evaluated
and simulations with realistic traffic in combination
with synthetic traffic shows that ICARO isolates
harmful traffic successfully into a dedicated virtual
network achieving a latency performance up to 88%
over the normal traffic and also improving signifi-
cantly the performance over the congested traffic.

VI. Future work

Since ICARO implies new additional hardware at
the network interfaces, the routers and an additional
dedicated network, we plan to perform an analysis
of area and power overhead. In addition, is conve-
nient to perform simulations in order to analize the
ICARO behaviour varying its parameters (PI, CTT
and RST) as well as parameters concerning the chip
manufacturation (ND).
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(a) Storing received congestion notification from port east of router 9.

(b) Message to node 2 is post-processed.

(c) Ignoring received congestion notification from port east of router 5 and message to node 13 is
injected.

(d) Message to node 14 is post-processed and message to node 2 is injected.

Fig. 3: ICARO example

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 28



TABLE I: Scenario configuration.
Topology 4x4 2D regular mesh

Virtual networks
no ICARO 4VNs

ICARO 3 default-VN(s) + 1 extra-VN
Routing, switching and flow control XY, Wormhole and Stop&go

Flit, message and queue size 4 bytes, 10 flits and 16 flits
Traffic pattern h264 video enc. + uniform 0.1 flits/cycle/nic

ICARO configuration
PI, CTT, ND, RST and cache size 1000 cycles, 300 cycles, 300 cycles, 4 rows
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Poĺıticas para el Controlador de Memoria en
Sistemas Multinúcleo de Tiempo Real

José Luis March, Salvador Petit, Julio Sahuquillo, Houcine Hassan y José Duato 1

Resumen— Los CMPs (chip multiprocessors) se
están convirtiendo en la opción más común para im-
plementar sistemas empotrados ya que consiguen una
buena relación entre consumo y prestaciones. Debido
a razones de fabricación, los CMPs suelen implemen-
tar uno o varios controladores de memoria, cada uno
compartido por un conjunto de núcleos. Por tanto,
las peticiones de memoria de los distintos núcleos
compiten entre ellas para acceder a memoria. Esto
significa que la latencia de acceso a memoria puede
variar en función de las otras peticiones y de la poĺıtica
de planificación del controlador, produciendo un com-
portamiento impredecible. Este trabajo se centra en
el diseño de un controlador de memoria para sopor-
tar cargas de tiempo real estricto (Hard Real-Time,
o HRT) y flexible (Soft Real-Time, o SRT). Estos
sistemas deben garantizar la ejecución de las aplica-
ciones HRT y mejorar las prestaciones de las SRT.

En este art́ıculo proponemos dos poĺıticas para un
controlador de memoria en un sistema empotrado
multinúcleo: HR-first y ATR-first. La primera pri-
oriza las peticiones de memoria de las tareas HRT,
consiguiendo un notable ahorro energético pero con
pobres prestaciones para las aplicaciones SRT. La se-
gunda prioriza sólo aquellas peticiones de las tareas
HRT que son cŕıticas para garantizar la planificabili-
dad. Los resultados muestran que ATR-first presenta
un consumo energético similar al de HR-first, mientras
que consigue reducir el número de deadlines perdidos
de las aplicaciones SRT en un 49%, de media, y con-
siguiendo el cumplimiento de todos los deadlines en
algunos escenarios.

Palabras clave—Multinúcleo, Consumo, Controlador
de Memoria, Calidad de Servicio, Tiempo Real

I. Introducción

EN los últimos años la capacidad de cómputo
y las aplicaciones en los sistemas empotra-

dos han aumentado de forma exponencial, sin em-
bargo, sus restricciones energéticas no han variado
prácticamente. Para solucionar este desequilibrio se
están implementando CMPs (chip multiprocessors)
en los sistemas empotrados comerciales debido a su
excelente ratio prestaciones/vatio.

El mercado actual requiere tareas de tiempo real
estricto (Hard Real-Time, o HRT ) y flexible (Soft
Real-Time, o SRT ). Como en sistemas empotrados
las tareas HRT se usan para modelar aplicaciones
cŕıticas, a las tareas SRT se les asigna una priori-
dad más baja debido a razones de seguridad y cor-
reción. Sin embargo, un requisito fundamental para
penetrar en el mercado de sistemas como smart-
phones o tablets es no sólo asegurar un correcto fun-
cionamiento sino también el mayor rendimiento para
aplicaciones SRT como el video streaming.

Por otra parte, debido a restricciones de fabri-
cación, las cuales se acentúan en sistemas empotra-

1Departamento de Informática de Sistemas y
Computadores, e-mail: jomarcab@gap.upv.es,
{spetit,jsahuqui,husein,jduato}@disca.upv.es

dos, los controladores de memoria en un CMP se
comparten entre un conjunto de núcleos de cómputo.
En este contexto, los núcleos que comparten el mismo
controlador de memoria se dice que pertencecen al
mismo dominio de memoria. Las aplicaciones que se
ejecutan en el mismo dominio de memoria pueden
sufrir contención al acceder al controlador de memo-
ria compartido, lo que produce un comportamiento
impredecible. Por tanto, las poĺıticas del contro-
lador de memoria se deben diseñar especialmente
para tener en cuenta este aspecto.

Con tal de evitar un comportamiento impredecible
en la ejecución de peticiones de memoria de aplica-
ciones cŕıticas, no son apropiadas poĺıticas conven-
cionales usadas en sistemas que no son de tiempo
real (p.e., FIFO), ya que se introduciŕıa variabilidad
en las latencias de las peticiones de memoria, lo que
podŕıa causar pérdida de deadlines HRT. Un dead-
line HRT perdido podŕıa conllevar fallos cŕıticos en el
sistema de tiempo real. Para evitar este problema,
en este art́ıculo se estudia una poĺıtica de planifi-
cación simple, llamada HR-first, que prioriza peti-
ciones de tareas HRT sobre el resto, lo que incre-
menta el número de deadlines SRT perdidos. Esto
afecta negativamente a la calidad de servicio (Quality
of Service, o QoS ) de las tareas no cŕıticas.

Para mejorar las prestaciones de las tareas no
cŕıticas, en este art́ıculo proponemos una poĺıtica
para el controlador de memoria, denominada ATR-
first, que asegura la planificabilidad EDF (Earliest
Deadline First) de las tareas HRT sin sacrificar la
QoS de las aplicaciones no cŕıticas. La propuesta pri-
oriza sólo aquellas peticiones de tareas HRT que son
cŕıticas para cumplir la planificabilidad de tiempo
real. Para algoritmos de planificación dinámica,
como EDF, este conjunto de tareas vaŕıa durante la
ejecución y depende de la carga que se esté ejecu-
tando aśı como de la potencia de cómputo del sis-
tema (i.e., número de núcleos e hilos hardware).

Los resultados muestran que la propuesta pre-
senta un consumo de enerǵıa similar al de HR-first.
Sin embargo, reduce los deadlines SRT perdidos
con respecto a HR-first en todos los casos estudi-
ados. De media, esta disminución es alrededor de un
49%. Además, en algunos casos el sistema consigue
cumplir todos los deadlines usando ATR-first.

El resto del art́ıculo se organiza como sigue. La
Sección II presenta el sistema, la carga de trabajo y
el planificador EDF con control de consumo. En la
Sección III se expone la nueva arquitectura para el
controlador de memoria. La Sección IV discute los
resultados experimentales. Finalmente, la Sección V
presenta algunas breves conclusiones.
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Fig. 1. Modeled system.

II. Modelo del Sistema

La Figura 1 muestra un diagrama con el sistema
modelado. Cuando una tarea llega, un módulo par-
ticionador la asigna a una cola asociada a un núcleo,
que contiene tareas listas para ejecutarse en ese
núcleo. Estas colas son componentes de un plani-
ficador con control de consumo (ver Sección II-C)
que controla un regulador DVFS global [1]. En este
esquema, el planificador se encarga de ajustar la fre-
quencia de los núcleos para satisfacer los requisitos
de la carga.

Los núcleos de procesamiento, modelados como
un ARM11 MPCore [2], implementan el paradigma
multihilo de grano grueso, el cual cambia el hilo en
ejecución cuando ocurre un evento de larga latencia
(i.e., un acceso a memoria principal). En ese caso,
un nuevo hilo toma el control del procesador mien-
tras el otro está accediendo a memoria, solapando la
ejecución. De esta forma, los recursos de cómputo se
asignan al hilo que ejecuta la tarea con la máxima
prioridad (la cual cambia de acuerdo con el algoritmo
de planificación). Si este hilo se detiene debido a un
evento de memoria de larga latencia, entonces estos
recursos se reasignan al hilo con la prioridad más
alta que no esté esperando para acceder a memoria,
hasta que el evento de memoria de larga latencia se
resuelva.

A. Tareas de Tiempo Real

El sistema ejecuta tareas periódicas HRT y SRT.
Una tarea está preparada para ejecutarse al principio
de cada periodo activo, y debe terminar su ejecución
antes del deadline. El final del periodo y el dead-
line de una tarea se asume que son iguales para una
planificación más simple. También hay algunos pe-
riodos en los que las tareas no se ejecutan ya que no
están activas (i.e., periodos inactivos). En resumen,
una tarea llega al sistema, se ejecuta durante varios
periodos activos consecutivos, abandona el sistema,
permanece fuera del sistema durante algunos perio-
dos inactivos, y luego vuelve a entrar en el sistema.

A parte del periodo y el deadline, una tarea tam-
bien se caracteriza por su WCET (Worst Case Ex-
ecution Time). El WCET se usa para obtener
la utilización de una tarea dada como U =
WCET/Period Length. La utilización de las tar-
eas se usa tanto en el módulo particionador y como
en el planificador para comprobar si un conjunto de
tareas es planificable o no.

B. Particionador

Existen diversas heuŕısticas de particionado que
se pueden usar para distribuir las tareas conforme
llegan al sistema. La heuŕıstica Worst Fit (WF) se
ha implementado en el módulo particionador porque
está considerada como una de las mejores opciones
para equilibrar la carga [3]. Esta heuŕıstica equili-
bra la carga al asignar cada tarea entrante al núcleo
menos cargado. Si varias tareas llegan a la vez, WF
las ordena de forma decreciente según su utilización
y las asigna a los núcleos empezando por la tarea con
más utilización.

C. Planificador con Control de Consumo

Una vez el particionador asigna una tarea a un
núcleo, ésta se inserta en la cola de tareas de dicho
núcleo, donde se prioriza según las siguientes reglas:
i) las tareas del mismo tipo (i.e., HRT o SRT) se
ordenan de acuerdo a EDF [4], que da la mayor pri-
oridad a las tareas con el deadline más cercano, y
ii) las tareas HRT tienen siempre más prioridad que
las SRT, independientemente de los deadlines. Por
lo tanto, si una nueva tarea HRT llega al sistema,
tendrá más prioridad que cualquier tarea SRT. Final-
mente, las tareas con la prioridad más alta serán las
que se mapeen en los hilos hardware de cada núcleo.

El planificador calcula la velocidad requerida por
cada núcleo. Con tal de minimizar el consumo, cada
núcleo requiere la frecuencia mı́nima que cumple las
restricciones temporales de su carga (i.e., los dead-
lines), de acuerdo a la planificabilidad EDF. El regu-
lador DVFS global [5] selecciona la más alta de entre
todas las requeridas por los núcleos. Nótese que el
planificador sólo debe garantizar los deadlines de las
tareas HRT. Por consiguiente, el conjunto de tareas
considerado para la estimación de la frecuencia debe
incluir cómo mı́nimo todas las tareas HRT.

En este sentido, este trabajo propone dos poĺıticas
de planificación: H-mode y H+S-mode. La primera
considera sólo tareas HRT para la estimación de la
velocidad de la máquina. La segunda considera tanto
las tareas HRT como las SRT. Las frecuencia del sis-
tema se recalcula sólo cuando la carga cambia, es
decir, cuando una tarea llega y/o sale del sistema.
En el primer caso, se puede requerir una frecuen-
cia más alta debido a que la carga aumenta. En el
último caso, una frecuencia menor podŕıa satisfacer
los deadlines de las tareas restantes.

Se han considerado diferentes valores de frecuen-
cia/voltaje para el planificador con control de con-
sumo, basados en los niveles de un Pentium M [6],
que se muestran en la Tabla I. Este trabajo evalúa
un DVFS con 8, 4 y 2 niveles. La configuración de 8
niveles (8L) permite al sistema trabajar a todos los
niveles indicados en la tabla, mientras que la de 4
niveles (4L) sólo permite trabajar a 1700, 1400, 1100
y 600 MHz. La última configuración (2L) sólo so-
porta la frecuencia más alta y la más baja (i.e., 600
y 1700 MHz). Además, la latencia de los cambios de
frecuencia se ha modelado de acuerdo a un ratio de
transición de voltaje de 1mv/1µs [7].
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TABLA I

Frequency (F), voltage (V) and power (P).

F[MHz] 1700 1500 1400 1300 1200 1100 900 600
V[Volts] 1,48 1,48 1,48 1,39 1,18 1,18 1 0,96
P[Watts] 24,5 24,5 22 22 12 12 7 6

III. Controlador de Memoria

El controlador de memoria maneja peticiones de
memoria de todos los hilos del sistema. El contro-
lador de memoria modelado incluye caracteŕısticas
avanzadas como load forwarding y load bypassing. Es
decir, si la dirección de una load de un hilo dado co-
incide con la dirección de una store previa, los datos
requeridos se pasan de la store a la load. Además, si
la dirección de ninguna store previa coincide con la
dirección de la load, entonces la load puede adelantar
a las stores. El controlador también da prioridad a
las loads frente a las stores, ya que las stores no paran
la actividad del procesador, aśı que largas latencias
de stores no afectan a la planificabilidad.

Para soportar prioridades entre peticiones de difer-
entes hilos, como en [8], se han añadido modifica-
ciones en el controlador de memoria. Esto era nece-
sario ya que una poĺıtica de planificación FIFO sim-
ple causaŕıa la pérdida de deadlines HRT, ya que
introduciŕıa una variabilidad imprevista en las laten-
cias de las loads. A parte de la propuesta, ATR-first,
también se ha implementado una poĺıtica más intu-
itiva, HR-first, con fines comparativos.

A. HRT Requests First

En esta poĺıtica, el controlador de memoria se con-
figura para priorizar las peticiones de las tareas HRT
sobre las de las tareas SRT. Peticiones del mismo
tipo de tareas (HRT o SRT) se ordenan de acuerdo
al algoritmo EDF. Por ejemplo, si llega una nueva
petición de memoria de una tarea HRT, será lan-
zada antes que cualquier otra petición anterior de
una tarea SRT pero después de otras peticiones de
tareas HRT con mayor prioridad.

Un ejemplo de esta poĺıtica se muestra en la
Figura 2. En esta figura el color de fondo de la
petición distingue entre peticiones de tareas HRT y
SRT. Las peticiones se etiquetan en la cola en función
de la operación de memoria (load o store) y de su
prioridad relativa (1 es la máxima prioridad). Las
loads tienen más prioridad que las stores. Entre las
loads, aquellas pertenecientes a tareas HRT tienen
prioridad respecto a las pertenecientes a tareas SRT.

Fig. 2. HR-first request scheduling policy.

Respecto a las stores, se lanzan después de todas
las loads, y las stores de las tareas HRT se lanzan
primero. Por tanto, la store más antigua en la cola
(prioridad 6) es la última petición lanzada a memoria
ya que es una store de una tarea SRT.

B. Active Task Requests First

El orden de prioridades usado en HR-first prioriza
loads de tareas HRT. Asumiendo planificación EDF,
esta condición es suficiente para asegurar la planifi-
cabilidad de las tareas HRT, pero no es necesaria.
La condición necesaria es que la petición HRT con
el deadline más cercano tenga la máxima prioridad.
De aqúı en adelante nos referiremos a la tarea con el
deadline más cercano de una cola de tareas como la
tarea activa. Como se ha explicado en la Sección II-
C, esta tarea está mapeada en uno de los hilos del
núcleo asociado con la cola de tareas.

Por tanto, las peticiones de las tareas SRT se
pueden lanzar antes que las peticiones de tareas HRT
que no son tarea activa, mejorando la QoS. En este
sentido, ATR-first lanza primero peticiones HRT ac-
tivas, luego peticiones SRT (activas y no activas), y
finalmente peticiones del resto de tareas HRT (no
activas). Al igual que en HR-first, las loads tienen
prioridad sobre las stores, y las peticiones del mismo
tipo (HRT activas, SRT activas, SRT no activas y
HRT no activas) se ordenan según EDF.

En resumen, las peticiones de memoria se pueden
clasificar en dos grupos en función de si la tarea que
las origina es activa o no. Por ejemplo, las loads de
tareas activas tienen la prioridad más alta (1 y 2) en
la Figura 3, y entre ellas, la load de la tarea HRT
activa tiene la máxima prioridad. Por contra, la pri-
oridad de las loads de tareas no activas se invierte.
Es decir, la load de la tarea SRT no activa tiene más
prioridad (3) que la load de la tarea HRT no activa
(4). Finalmente, en este ejemplo sólo hay dos stores,
una de una tarea SRT no activa y otra de una tarea
HRT no activa. En este caso, la store de la tarea
SRT no activa tiene mayor prioridad (5).

Fig. 3. ATR-first request scheduling policy.
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(a) Normalized energy

(b) Deadline misses

(c) Energy per deadline misses

Fig. 4. Normalized energy and deadline misses for 2 cores.

IV. Resultados Experimentales

Para evaluar la propuesta se ha utilizado
Multi2Sim [9], un simulador detallado dirigido por
ejecución ciclo-a-ciclo para evaluar procesadores
multinúcleo multihilo. Ha sido ampliamente modifi-
cado para modelar el módulo particionador, el plan-
ificador con control de consumo, el regulador DVFS
y el controlador de memoria. Se ha evaluado un sis-
tema con dos y cuatro núcleos, soportando tres hilos
hardware en cada núcleo. Cada núcleo ejecuta las
instrucciones en orden, con ancho de Issue 2 y una
latencia de acceso a memoria de 34 ciclos.

Para preparar las mezclas de tiempo real se han
usado benchmarks de [10]. El número de tareas eje-
cutadas en un sistema con 2 núcleos (mezclas 1, 2
y 3) vaŕıa entre 7 y 15, mientras que en un sistema
con 4 núcleos (mezclas 4, 5 y 6) vaŕıa de 20 a 31.
En el diseño de las mezclas se han considerado as-
pectos como la utilización de las tareas, su periodo,
y la secuencia de periodos activos e inactivos. Para
todas las mezclas, hay un subconjunto de tareas que
se consideran tareas HRT. A la máxima velocidad,
la utilización acumulada de este subconjunto vaŕıa
de un 50% a un 95%. Como la tarea HRT con el

deadline más cercano tiene la prioridad más alta, el
conjunto de tareas HRT es planificable por el plani-
ficador EDF. Sin embargo, como la utilización total
de la mezcla es superior al 100%, habrá tareas SRT
que perderán su deadline. El diseño de mezclas nos
permite comparar diferentes poĺıticas para el contro-
lador de memoria en término de número de deadlines
perdidos.

Los resultados experimentales están expresados en
consumo energético normalizado y deadlines SRT
perdidos. Para calcluar el consumo, se multiplica
el número de ciclos trabajando a cada frecuencia por
la enerǵıa requerida por cada ciclo a dicha frecuen-
cia. Entonces, este valor se normaliza usando como
base la enerǵıa consumida por el sistema trabajando
siempre a la máxima velocidad.

Las Figuras 4(a) y 4(b) muestran, para diferentes
mezclas, el consumo normalizado y los deadlines SRT
perdidos de un sistema con dos núcleos variando el
número de niveles DVFS (2L, 4L, and 8L), el con-
junto de tareas considerado para el cálculo de la fre-
cuencia (H-mode y H+S-mode), y la poĺıtica del con-
trolador de memoria (HRT-first y ATR-first).

Como se observa, ATR-first no provoca un sobre-
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(a) Normalized energy

(b) Deadline misses

(c) Energy per deadline misses

Fig. 5. Normalized energy and deadline misses for 4 cores.

coste energético importante. Es decir, la enerǵıa con-
sumida por ATR-first es similar a la consumida por
HR-first, independientemente del conjunto de tareas
usado para calcular el nivel DVFS y del número de
estos niveles. De hecho, la media de la diferencia en-
tre ambas poĺıticas es sólo un 1%. Se puede apreciar
un consumo mayor en la mezcla 3, donde el consumo
aumenta un 17% con 4 niveles DVFS con H+S-mode.
No obstante, para 2 niveles DVFS con H-mode, ATR-
first reduce el consumo de enerǵıa en un 22%.

Nótese que el número de niveles DVFS tiene un
impacto muy fuerte en el consumo. En este sentido,
los mejores resultados se obtienen cuando se trabaja
con el mayor número de niveles DVFS, ya que esto
permite al planificador ajustar mejor la velocidad del
sistema a las necesidades de la carga. Por ejemplo,
si el conjunto de tareas requiere una frecuencia de al
menos 150 MHz para ser planificable, en la configu-
ración de DVFS 3L el sistema seleccionará la frecuen-
cia de 300 MHz, mientras que en la configuración de
5L la frecuencia elegida será de 200 MHz, con lo que
este último caso ahorra más enerǵıa.

Este efecto es más acusado cuando el sistema no
está ni sobrecargado (la mayor parte del tiempo tra-

bajando a la máxima frecuencia) ni infrautilizado
(la mayor parte del tiempo trabajando a la mı́nima
frecuencia). Esto último puede pasar con H-mode,
mientras lo primero con el H+S-mode. Hay que no-
tar que H-mode siempre consume menos enerǵıa que
H+S-mode, ya que se tienen en cuenta menos tar-
eas para el cálculo de la frecuencia. Los resultados
muestran que trabajando con ocho niveles de fre-
cuencia/voltaje puede reducir el consumo en un 43%,
comparado con trabajar con dos niveles.

Respecto a los deadlines perdidos, ATR-first con-
sigue importantes beneficios para cualquier modo de
cálculo de frecuencia y configuración DVFS. Esta
propuesta reduce en un 48% la pérdida de deadlines
SRT, de media, cumpliendo con todos los deadlines
en algunos casos (mezcla 1 con sistema 8L). Además,
a pesar que elegir H+S-mode consume más enerǵıa,
se pierden menos deadlines que con H-mode para to-
das las mezclas evaluadas.

Un apunte interesante es que ATR-first puede per-
mitir tanto la reducción de deadlines perdidos como
del consumo energético, cuando se combina ade-
cuadamente con un modo de cálculo de frecuencia
y un número dado de niveles DVFS. Por ejemplo,
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ATR-first pierde un 31% de deadlines y consume un
25% de la enerǵıa consumida por el sistema base para
la mezcla 2 en un sistema 4L con H-mode, mientras
que para la misma mezcla y número de frecuencias
usando HR-first y H+S-mode se obtiene un 33% de
deadlines perdidos y un 84% de consumo. El primer
caso también consigue mejores resultados que HR-
first en la misma mezcla en un sistema 2L con H+S-
mode, que obtiene un 34% de deadlines perdidos y
un 90% de consumo energético.

Con tal de evaluar la eficiencia del diseño en
términos de enerǵıa y QoS proponemos la métrica
Energy Deadline misses Product (EDmP) como el
producto de la enerǵıa consumida relativa y los dead-
lines perdidos relativos. Esta métrica tiene sentido
cuando el consumo es más o menos parecido, y pro-
porciona indicios sobre cuál es la mejor estrategia de
planificación. En otras palabras, cuando se evalúa
el EDmP hay un ĺımite superior en la QoS que no
se debeŕıa superar. Por ejemplo, una reducción muy
grande en el consumo no seŕıa aceptable con un 90%
de deadlines perdidos relativos en una bateŕıa con
una carga normal. EDmP es similar a Energy Delay
Product (EDP), ampliamente usado para identificar
el mejor diseño hardware.

La Figura 4(c) muestra los resultados de EDmP
para los planificadores evaluados. Nótese que el
máximo porcentaje de deadlines perdidos es alrede-
dor de un 54%, en algunos casos cuando se aplica
HR-first. Como se aprecia, esta métrica claramente
identifica la poĺıtica ATR-first como el mejor planifi-
cador con una notable diferencia respecto a HR-first.

La Figura 5(a) muestra el consumo normalizado y
la Figura 5(b) los deadlines perdidos en un sistema
con cuatro núcleos. Como se observa, los valores en-
ergéticos correspondientes a HR-first and ATR-first
también son muy cercanos, con una diferencia me-
dia de un 0,4%. Las diferencias de enerǵıa vienen de
nuevo por el modo de velocidad, según si se consid-
eran las tareas SRT o no, y por el número de niveles
DVFS. Nótese que la métrica EDmP en un sistema
con 4 núcleos (Figure 5(c)) también resalta los ben-
eficios obtenidos por ATR-first en cualquier caso.

Finalmente, ATR-first reduce los deadlines perdi-
dos en un 50%, de media, consiguiendo de nuevo el
cumplimiento de todos los deadlines en algunos es-
cenarios, como en la mezcla 6 en un sistema 4L con
H+S-mode. Por tanto, se puede afirmar que los re-
sultados obtenidos por la propuesta siguen la misma
tendencia que en un sistema con 2 núcleos.

V. Conclusiones

El diseño de sistemas empotrados multinúcleo con
restricciones de tiempo real tiene tres objetivos prin-
cipales: i) reducir el consumo energético, ii) asegurar
el cumplimiento de los deadlines de tareas HRT, y
iii) mejorar la QoS de las tareas SRT. Con ese fin,
se tienen que considerar las latencias de memorias.
Un componente clave para manejar estas latencias es
el controlador de memoria, que maneja peticiones de
acceso a memoria de las diferentes tareas.

Este art́ıculo ha propuesto la poĺıtica ATR-first
para planificar las peticiones de memoria en el con-
trolador de memoria. Esta poĺıtica relaja las restric-
ciones de HR-first, una poĺıtica más intuitiva que
prioriza siempre las peticiones de las tareas HRT so-
bre las SRT. Por contra, ATR-first prioriza sólo las
peticiones de tareas HRT que son cruciales para con-
seguir la planificabilidad de las tareas. Para el resto,
las peticiones SRT tienen prioridad. Esto mejora
la QoS de las tareas SRT a la vez que asegura el
cumplimiento de los deadlines de las tareas HRT.

Los resultados muestran que usando la propuesta
ATR-first se consume aproximadamente la misma
enerǵıa que con la poĺıtica HR-first. Además, ATR-
first siempre reduce el número de deadlines perdidos
de tareas SRT con respecto a HR-first. Este descenso
es de media alrededor de un 49% y, en algunos casos,
permite al sistema cumplir con todos los deadlines.

Finalmente, remarcar que la poĺıtica ATR-first es
la más eficiente energéticamente en todos los exper-
imentos, como demuestra la métrica Energy Dead-
line misses Product. A nuestro entender, esta es la
primera métrica propuesta que mide la relación entre
consumo energético y deadlines perdidos.
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“Multi2Sim: A Simulation Framework to Evaluate
Multicore-Multithreaded Processors,” in Proceedings of
the 19th SBAC-PAD, Gramado, RS, Brazil, 24-27 Octo-
ber 2007, pp. 62–68.

[10] Malardalen Real-Time Research Center, Vasteras, Swe-
den, WCET Analysis Project. WCET Benchmark Pro-
grams, 2006, [Online]. Available: http://www.mrtc.mdh.
se/projects/wcet/.

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 35



Reserva de circuitos para tráfico reactivo
en CMPs homogéneos
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Resumen— La red de interconexión es responsable
de comunicar todos los nodos del chip y tiene un im-
pacto directo en el rendimiento global del sistema, el
área y la enerǵıa consumida. Para lograr un buen
diseño, se deben tener en cuenta las caracteŕısticas
de todos los elementos de manera integral. Diseñar la
red al mismo tiempo que se analizan el subsistema de
memoria y las cargas de trabajo permite conocer el
tipo de mensajes que necesitaremos transmitir y op-
timizar la red para los casos más frecuentes. En este
trabajo, nos centramos en multiprocesadores en chip
de memoria compartida, en concreto, estudiamos ma-
llas de 16 y 64 nodos. Observamos que la mayor parte
del tráfico es de tipo petición-respuesta, lo cual nos
permite conocer con antelación qué caminos se uti-
lizarán en muchos casos y reservar los recursos antes
de enviar los mensajes. Se ha optado por una imple-
mentación muy simple que permite reducir el área del
router en un 8% y disminuir la enerǵıa consumida en
un 27%, al mismo tiempo que se obtiene una ganancia
del 2% en el rendimiento global del sistema, para un
chip de 64 procesadores.

Palabras clave— Redes de interconexión, multiproce-
sadores en chip, simulación de sistema completo.

I. Introducción

ACTUALMENTE, un solo chip puede contener
múltiples procesadores y una gran cantidad de

memoria. Una tendencia muy popular consiste en
conectar varios nodos iguales, cada uno con un proce-
sador y uno o varios niveles de memoria cache privada
o compartida. Los nodos se comunican mediante una
red de interconexión que tiene un gran impacto en el
rendimiento, el consumo energético y el área del chip.
En este trabajo nos centramos en multiprocesadores
homogéneos con 16 y 64 procesadores conectados
mediante una malla.

Para realizar un buen diseño de la red, es esen-
cial tener una visión completa del sistema y consid-
erar cómo interactúan todos los elementos [1], [2].
Los mensajes que viajan por la red de interconexión
son consecuencia directa del funcionamiento de la
jerarqúıa de memoria. Si comprendemos este fun-
cionamiento, podemos adaptar el diseño de la red
para que responda a las necesidades concretas del
subsistema de memoria.

En concreto, partimos de un router en el que todos

1Departamento de Informática e Ingenieŕıa de Sistemas,
Universidad de Zaragoza, e-mail: {ortin.marta, dario, mvg,
victor}@unizar.es.

2Department of Computer Science. University of Adelaide,
e-mail: cruz@cs.adelaide.edu.au.

los mensajes deben calcular la ruta y reservar los
canales virtuales y paso por el crossbar en cada salto,
lo cual supone una gran latencia de comunicación.
Analizando el uso que se hace de la red, detectamos
que el patrón petición-respuesta se repite con frecuen-
cia. En la Figura 1 vemos los mensajes transportados
en una malla de 16 nodos, organizados en peticiones
y tipos de respuestas (se puede encontrar información
más detallada de los mensajes generados por el pro-
tocolo de coherencia en la tabla II). Observamos
que aproximadamente la mitad de los mensajes son
respuesta a otro mensaje. Por lo tanto, conocemos
con antelación su origen y destino y podemos hacer
por adelantado el cálculo de ruta y reserva de canales
virtuales y crossbar para eliminar estas etapas del
camino cŕıtico.

El resto de este art́ıculo está organizado del si-
guiente modo: en la sección II se presenta el estado
del arte; en la sección III se describen la arquitectura
del sistema y el método implementado; en la sección
IV se explica la evaluación y la sección V concluye el
art́ıculo.

II. Estado del arte

Existen en la literatura varias propuestas que com-
binan la conmutación de paquetes y de circuitos para
facilitar caminos más rápidos para algunos mensajes,
con el objetivo de reducir la latencia de la red. Enright
et al. construyen circuitos mediante una red de setup
y procuran reutilizar los circuitos hasta que aparece
un conflicto [3]. Palumbo et al. utilizan dos redes
f́ısicas: una para conmutación de circuitos y otra de
paquetes, y eligen cuál utilizar según el tamaño del
mensaje [4]. Abousamra et al. configuran circuitos
en la red periódicamente, analizando información de
la comunicación entre los nodos del chip [5]. Peh y
Dally reservan los buffers y enlaces mediante un flit
de control que viaja por una red dedicada antes de
enviar los datos [6]. Duato et al. deciden en tiempo
de compilación si será útil montar un circuito entre
dos nodos según la comunicación que se espera en-
tre ellos, y utilizan señales de control espećıficas [7].
Gaughan et al. aseguran que un mensaje dispondrá
de un circuito completo mandando la cabecera con
anterioridad para buscar un camino libre [8]. Lee et
al. utilizan un sistema de tokens para informar a los
routers vecinos de su disponibilidad y para permitir
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Fig. 1: Mensajes transportados por la red de interconexión en una malla de 16 nodos. Excepto la porción
negra de la barra, el resto de mensajes son tráfico reactivo.

que los mensajes hagan bypass de los routers [9].
Otra ĺınea de trabajo comúnmente utilizada para

reducir la latencia de la red consiste en diseñar routers
que incluyan especulación o caminos simples a utilizar
cuando la carga es muy baja [10], [11], [12], [13].
La complejidad de estos routers es mucho mayor y
puede suponer una disminución de la frecuencia o
penalizaciones en enerǵıa y tiempo cuando no pueden
utilizarse los atajos implementados. También hay
propuestas que modifican radicalmente el router para
eliminar buffers y reducir la latencia a uno o dos
ciclos, pero sufren penalizaciones cuando encuentran
una mı́nima congestión [14], [15].

Varios de los trabajos citados en esta sección cen-
tran su evaluación en tráfico sintético, impidiendo ob-
servar la interacción de los métodos propuestos con la
jerarqúıa de memoria. Nuestra propuesta aprovecha
el conocimiento del subsistema de memoria para re-
ducir la latencia de comunicación de la red, reservando
con antelación los recursos a lo largo del camino que
seguirá un mensaje. No es necesario disponer de dos
redes f́ısicas, incluir mensajes adicionales que cons-
truyan los circuitos, recopilar información global del
sistema ni modificar el protocolo de coherencia. Es
suficiente con aplicar unas modificaciones mı́nimas
en el modelo del router.

III. Reserva de circuitos

En esta sección presentamos las caracteŕısticas del
multiprocesador en chip y la red de interconexión
de referencia. A continuación, explicamos el método
seguido para reservar circuitos con antelación y uti-
lizarlos para reducir la latencia de comunicación.

A. Arquitectura del sistema

Este trabajo se centra en un multiprocesador en
chip homogéneo, en el que varios nodos se unen me-

diante una red de interconexión. Cada nodo contiene
un procesador monohilo con una cache privada de
primer nivel y una porción de la cache compartida
de segundo nivel, ambos conectados directamente al
router. Algunos nodos en los bordes del chip con-
tienen también un controlador de memoria. La Tabla
I resume los parámetros más importantes de la ar-
quitectura y la Tabla II detalla los mensajes inter-
cambiados en el protocolo de coherencia utilizado.
Se trata de un protocolo MESI que permite trans-
ferencia directa de datos entre caches L1, por lo que
está optimizado frente a una versión más simple que
obligara a utilizar siempre la L2 como intermediario.

La red de interconexión está construida como una
malla con routers sencillos de 4 etapas, encami-
namiento XY y control de flujo de tipo wormhole.
La Tabla III incluye la configuración detallada de la
red utilizada como referencia en este trabajo.

B. Reserva de circuitos con antelación

Cuando una petición llega a su destino, ya sabe-
mos que se necesitará enviar una respuesta al nodo
solicitante. Con frecuencia, se trata de una petición
de datos a un bloque de L2 que requerirá un mensaje
de la categoŕıa L2 Replies de la Figura 1. Por lo
tanto, podŕıamos mandar la cabecera del paquete con
antelación para reservar el camino por los routers
hasta el destino. El problema de este método es
que el acceso a la L2 es demasiado rápido frente al
tiempo que costaŕıa reservar el circuito (7 ciclos de
acceso frente a los 10 y 24 ciclos de media que cuesta
atravesar la red para chips con 16 y 64 procesadores,
respectivamente).

La solución adoptada consiste en reservar el cir-
cuito mientras la petición viaja hacia la cache L2.
Hay que tener en cuenta que utilizando dimension
order routing, la petición y la respuesta no siguen
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TABLA I: Principales caracteŕısticas del multiprocesador en chip.

Procesadores 16 y 64, Ultrasparc III Plus, en orden, 1 instr/ciclo, monohilo, frecuencia 2GHz
Coherencia Basada en directorio, MESI, directorio distribuido en los bancos de L2
Consistencia Secuencial
Cache L1 Caches de datos e instrucciones de 32KB, 4-asociativa, 2 ciclos de acceso en acierto

bloque de 64B. Privada, reemplazo pseudo-LRU
Cache L2 Distribuida, 1 banco/nodo, 1MB/banco, 16-asociativa, 7 ciclos de acceso en acierto,

bloque de 64B. Compartida, inclusiva, reemplazo pseudo-LRU
Memoria 4 controladores de memoria, distribúıdos en los bordes del chip

(para las configuraciones de 16 y 64 nodos), latencia de 160 ciclos

TABLA II: Funcionamiento del protocolo de memoria.

Evento Secuencia de mensajes

Fallo en L1
1o Petición de L1 a L2
2o L2 Replies: Datos de respuesta de L2 a L1
3o L1 DATA ACK: ACK de recepción de datos de L1 a L2

Fallo en L1, otra L1 tiene
el dato en exclusividad

1o Petición de L1 a L2
2o L2 reenv́ıa la petición a la L1 propietaria del bloque
3o L1 To L1: L1 propietaria env́ıa el dato a la L1 solicitante
4o L1 DATA ACK: ACK de recepción de datos de L1 solicitante a L2

Invalidación (por escritura
o reemplazo en L2)

1o Invalidación de L2 a L1s que tienen el dato
2o L1 INV ACK: ACK de L1s a L2

Reemplazo en L1
1o Información de reemplazo de L1 a L2
2o L2 WB ACK: ACK de L2 a L1

Fallo en L2
1o Petición de L2 a memoria principal
2o MEMORY: Dato de memoria principal a L2

Reemplazo en L2
1o Información de reemplazo de L2 a memoria principal
2o MEMORY: ACK de memoria principal a L2

TABLA III: Principales caracteŕısticas de la red de interconexión de referencia

General 2 redes virtuales (peticiones y respuestas), 2 canales virtuales (VC) por red virtual

Routers 4 etapas: routing y buffering de entrada, VC allocation, switch allocation y switch traversal

VC/switch allocators en 2 fases, Round-robin

Buffers de 5 flits por VC, suficiente para almacenar un mensaje completo

Enlaces Flits de 16B, latencia de un ciclo

el mismo camino porque ambas viajan antes en la
dirección horizontal y después en la vertical. Para
resolverlo, comenzamos modificando el algoritmo de
enrutamiento para utilizar prioridad XY para las
peticiones e YX para las respuestas.

Las peticiones pasan por las cuatro etapas origi-
nales del router (ver Tabla III). En paralelo, cuando
se pasa por Virtual Channel allocation, se reserva el
camino para la respuesta. Al realizar la reserva, se
almacena en el router la información necesaria para
identificar los circuitos ineqúıvocamente (identificador
del destino y dirección del bloque de cache). Origi-
nalmente, la red virtual de respuestas cuenta con dos
canales virtuales. En nuestra propuesta, comenzamos
dejando un canal virtual para las respuestas que no
tienen un circuito reservado y otro para las que śı lo

tienen. En la red original, los canales virtuales no
se utilizan de manera exhaustiva y no es frecuente
que los paquetes queden bloqueados. En cambio, al
mantener canales virtuales reservados durante más
tiempo, detectamos que los recursos no eran sufi-
cientes para explotar el potencial de la propuesta.
Por lo tanto, incluimos un canal virtual adicional
para aumentar la cantidad de circuitos simultáneos,
dejando un total de tres canales virtuales en la red
virtual de respuestas.

De los tipos de mensajes de respuesta que ob-
servábamos en la Figura 1 y la Tabla II, nuestro
método crea circuitos para las respuestas de L2
(L2 Replies) y los ACK de reemplazos (L1 WB ACK).
En media, esto supone un 52% de los mensajes de res-
puesta. Los ACK de invalidaciones (L1 INV ACK),
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las respuestas de memoria principal (MEMORY),
y los datos intercambiados por dos caches L1
(L1 To L1) suponen un porcentaje muy pequeño
del total de respuestas. Los mensajes de tipo
L1 DATA ACK son respuestas enviadas de la L1 ha-
cia la L2 después de la comunicación de petición-
respuesta para confirmar la recepción del dato, y no
siguen el mismo camino que los mensajes anteriores.
Por lo tanto, no es posible aprovechar un mensaje
previo para establecer el circuito.

Al intentar reservar un circuito, es posible que
los recursos necesarios para garantizar que un men-
saje pueda atravesar el router no estén disponibles.
Ante esta situación, tenemos dos opciones: permitir
que haya circuitos fragmentados intentando construir
el camino desde ese punto en adelante, o permitir
únicamente circuitos completos deshaciendo las reser-
vas que se hubieran hecho ya en routers anteriores. En
el primer caso, podrá haber múltiples circuitos desde
el mismo puerto de entrada siempre que dispongan de
canales virtuales libres en el siguiente router. En el
segundo caso, habrá como máximo dos circuitos mon-
tados desde cada puerto (uno en cada canal virtual
destinado a circuitos), por lo que el almacenamiento
necesario para la información de reserva será menor.
Además, un mensaje dispondrá del circuito completo
desde el origen hasta el destino, aśı que nunca se
quedará bloqueado en un router. Esto nos permite
eliminar los buffers de los canales virtuales dedica-
dos a circuitos, reduciendo el área respecto a la del
router de referencia (incluso pasando de 2 a 3 canales
virtuales para respuestas).

C. Utilización de los circuitos

Cuando un mensaje de respuesta llega a un router,
verificará si hay un circuito construido para él. En ese
caso, podrá pasar directamente por el crossbar usando
un solo ciclo para atravesar el router en lugar de
cuatro. Cuando el último flit del paquete atraviese el
router, desmontará el circuito, liberando los recursos
para otros paquetes. Si estamos permitiendo circuitos
fragmentados, es posible que a lo largo de su recorrido
un mensaje llegue a un router en el que no tenga
circuito reservado. Cuando se de esta situación, el
mensaje se almacenará en el buffer de entrada y
pasará por las cuatro etapas normales del router.

Aunque haya un circuito reservado en un router,
los puertos y cables podrán ser utilizados por otros
paquetes si no los necesita un flit con el circuito
reservado. El crossbar da preferencia a los mensajes
con circuito, pero en caso de no haber conflictos,
permitirá el paso a los flits almacenados en los canales
virtuales.

D. Deshaciendo los circuitos

Hay varios casos en los que es necesario deshacer
un circuito antes de que haya sido utilizado. En el

protocolo de coherencia que estamos utilizando, una
L2 puede reenviar una petición a otra L1 que tenga
el dato en exclusividad, que se encargará de proveerlo
directamente. Por lo tanto, el circuito establecido
entre la L1 solicitante y la L2 no será utilizado nunca.
También se ha considerado la posibilidad de deshacer
los circuitos sin haberlos usado ante un fallo de L2,
ya que el circuito estaŕıa montado ocupando recursos
durante un gran número de ciclos. Pero, tras analizar
los resultados de varias simulaciones, hemos concluido
que los resultados obtenidos son mejores si no los
deshacemos. Por otro lado, en el caso en el que
sólo permitimos circuitos completos, tendremos que
deshacer el camino reservado si nos encontramos un
router en el que no podemos hacer la reserva.

En todos estos casos, el circuito se deshace del
mismo modo: los datos del circuito a deshacer se
env́ıan hacia el destino mediante créditos. Si coincide
que tiene que mandarse un crédito para informar
de un buffer libre al mismo tiempo, los datos se
adjuntan en piggybacking ; en caso contrario, se manda
un crédito espećıficamente para deshacer el circuito.

IV. Evaluación

En esta sección presentamos la metodoloǵıa de
simulación y los principales resultados obtenidos.

A. Entorno de simulación

Utilizamos Simics [16], GEMS [17] y una versión
extendida de Garnet [18]. Modelamos cuidadosa-
mente todos los componentes del chip y realizamos
simulación de sistema completo con procesadores
monohilo sencillos y coherencia por directorio. Para
obtener datos de enerǵıa, área y tiempo de ciclo usa-
mos DSENT, una herramienta moderna de modelado
de routers y enlaces. Utilizamos una frecuencia de
2GHz tanto para el procesador como para la red, y
tecnoloǵıa de 32nm.

B. Cargas de trabajo

Los multiprocesadores en chip pueden ejecutar
aplicaciones paralelas para reducir el tiempo de eje-
cución, o cargas multiprogramadas (ejecución de apli-
caciones independientes en cada procesador) para
aumentar el throughput. Utilizamos aplicaciones pa-
ralelas de PARSEC [19] (blackscholes, bodytrack,
canneal, dedup, ferret, fluidanimate, raytrace,
swaptions, vips y x264) y SPLASH2 [20] con las en-
tradas escaladas obtenidos de PARSEC 3.0 (barnes,
cholesky, fft, lu cb, lu ncb, ocean cp, radiosity,
radix, volrend, water spatial). En estas aplica-
ciones se simula la región paralela completa.

Para las cargas multiprogramadas, seleccionamos
16 aplicaciones con un working set extenso del con-
junto SPEC CPU 2006 [21]. Para construir las cargas
para el chip de 16 procesadores, las distribuimos
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Fig. 2: Número de mensajes de respuesta que utilizan la red por cada 100 ciclos en una malla de 16 nodos,
clasificados según su uso de circuitos. Estos resultados se corresponden con una configuración de la red en la
que se permiten circuitos fragmentados.

aleatoriamente para formar 20 mezclas diferentes.
Para el chip de 64 procesadores, repetimos cada una
de las aplicaciones 4 veces y simulamos, de nuevo, 20
mezclas aleatorias diferentes. Para realizar la evalua-
ción, se calientan las caches durante 200 millones de
ciclos y después, las aplicaciones se ejecutan durante
500 millones de ciclos. Dada la poca varianza obser-
vada entre los resultados de las diferentes mezclas, se
presentan únicamente los resultados de una de ellas
para cada chip.

C. Resultados

La Figura 2 muestra los mensajes de respuesta que
viajan por la red clasificados según su uso de circuitos:
respuestas que cuentan con circuitos completos, res-
puestas con circuitos fragmentados (es decir, algunos
de sus saltos se harán con latencia reducida y en
otros deberán pasar por todas las etapas del router),
respuestas con circuitos deshechos antes de ser uti-
lizados (tal y como se explicaba en la sección III-D)
y respuestas para las cuales no se intenta reservar
circuitos (como se indica en la sección III-B). Obser-
vamos que gran parte de los circuitos que intentan
reservarse lo logran completamente. En el caso de
permitir sólo circuitos completos, la sección de cir-
cuitos fragmentados se corresponde con circuitos que
deben deshacerse porque no puede reservarse desde el
origen hasta el destino. Por otro lado, la fracción de
circuitos completos construidos es algo mayor porque
se liberan algunos recursos al deshacer los circuitos
incompletos.

En la Figura 3 vemos la ganancia en tiempo de eje-
cución para cargas paralelas y número de instruccio-
nes para cargas multiprogramadas que conseguimos
con este método. Incluimos configuraciones de 16 y 64
procesadores, permitiendo la existencia de circuitos

fragmentados o utilizando sólo circuitos completos.
En general, la mejora de rendimiento es mayor cuando
permitimos circuitos fragmentados, ya que el número
de mensajes que reducen su latencia es más grande,
aunque no cuenten con circuito en todos los saltos.
En algunos casos, esta tendencia se invierte porque
en los circuitos fragmentados hay muchos saltos en
los que los mensajes no encuentran circuitos cons-
truidos, y esto se compensa con el incremento de
circuitos completos que podemos reservar. También
detectamos que el rendimiento disminuye en algunas
aplicaciones paralelas, y hemos comprobado que en
estos casos se incrementa sustancialmente el número
de instrucciones ejecutadas. Esto es śıntoma de un
peŕıodo de sincronización que está siendo más largo
que antes. Por ejemplo, puede haber una barrera de
sincronización esperando un mensaje bloqueado du-
rante un tiempo en la red, lo que provoca que el resto
de hilos esté en un bucle de espera activo. Esto puede
venir por contención en el canal virtual único que
dejamos para las respuestas que no tienen circuito.

Si comparamos los resultados para una red de 16
nodos y una de 64, la ganancia aumenta en casi
todos los casos. Esto se debe a que el número de
mensajes enviados por ciclo es mayor y, además, la
latencia media de la red es más grande. Por lo tanto,
la mejora tiene más impacto en el rendimiento del
sistema. Estos resultados demuestran la escalabilidad
del método y su vigencia para futuros sistemas con
más nodos.

En cuanto al área necesaria para implementar
la propuesta, el tamaño del router aumenta en un
23% en caso de querer usar circuitos fragmentados.
En cambio, la posibilidad de eliminar espacio de
almacenamiento en los canales virtuales al utilizar
únicamente circuitos completos nos permite reducir
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Fig. 3: Mejora lograda por la reserva previa de circuitos medida como el número de ciclos de ejecución
en las aplicaciones paralelas y el número de instrucciones completadas para las cargas multiprogramadas,
normalizados a los resultados de la red de referencia.

el área en un 8%. Respecto a la enerǵıa consumida, el
aumento de canales virtuales provoca que, en el caso
de permitir circuitos fragmentados, se incremente la
enerǵıa una media del 19% y 10% para 16 y 64 nodos,
respectivamente. En cambio, al usar siempre circuitos
completos logramos reducir la enerǵıa consumida en
todas las configuraciones y aplicaciones. En concreto,
la enerǵıa disminuye una media de un 19% y 27%
para 16 y 64 nodos, respectivamente.

A partir de los resultados obtenidos, pretendemos
mejorar el método para incrementar la cantidad de
circuitos construidos y reducir el tráfico reactivo que
no utiliza circuitos, manteniendo las ganancias en
área y enerǵıa.

V. Conclusiones

Los multiprocesadores en chip constan de varios
nodos conectados mediante una red de interconexión,

que contribuye en gran medida al área y la enerǵıa del
chip. Además, la latencia de comunicación de la red
tiene un gran impacto en el rendimiento del sistema.
El uso de la red viene directamente determinado por
la jerarqúıa de memoria y el protocolo de coherencia;
por lo tanto, un diseño eficiente deberá tener en
cuenta ambas partes. En este art́ıculo nos centramos
en multiprocesadores en chip homogéneos de memoria
compartida, con 16 y 64 nodos conectados mediante
una malla.

El trabajo parte de la observación de que la mayor
parte del tráfico de la red es de tipo petición-respuesta,
lo que nos permite conocer con antelación el camino
que seguirán muchos mensajes. Hemos aprovechado
esta información para reservar, al mismo tiempo que
la petición recorre la red, los recursos para la res-
puesta. De esta manera, los mensajes que cuentan
con circuito reservado no necesitan espacio de alma-
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cenamiento en el router y pueden atravesarlo en 1
ciclo, en lugar de los 4 originales. Para un chip de
64 nodos, nuestra propuesta reduce la enerǵıa media
consumida por el router en un 27% y el área en un
8%, mejorando el rendimiento global en un 2%.
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Diseño de mecanismos de prebúsqueda
adaptativa bajo gestión e�ciente de memoria

para procesadores multinúcleo

Vicente Selfa 1, Paula Navarro 1, Crispín Gómez 2, María E. Gómez 1 y Julio Sahuquillo 1

Resumen�Los procesadores multinúcleo se encuen-
tran presentes en la mayoría de los dispositivos elec-
trónicos de uso cotidiano. Cada nueva generación es
estos dispositivos requiere la incorporación de nuevas
funcionalidades que demandan más potencia de cál-
culo, lo cual lleva a la necesidad de más núcleos y más
potentes. El diseño de los futuros procesadores mult-
inúcleo se ve comprometido por las altas latencias de
acceso a memoria. La memoria se encuentra más lejos
de los núcleos, debe cruzarse una red de interconex-
ión cada vez más grande, y un mayor número de peti-
ciones compiten por el acceso a memoria, lo cual hace
que la memoria se convierta en el cuello de botella.
Para ocultar estas latencias se han diseñado distintas
técnicas como las técnicas de prebúsqueda existentes
en la mayoría de los procesadores actuales. Estas téc-
nicas intentan traer el dato en memoria antes de que el
procesador lo solicite. Al tratarse de técnicas predic-
tivas pueden traer datos no utilizados posteriormente
con el consiguiente aumento de trá�co. Este trabajo
se centra en el diseño de técnicas de prebúsqueda para
procesadores multinúcleo donde el incremento del trá-
�co de la prebúsqueda puede dañar las prestaciones
del sistema global debido a la mayor presión ejercida
sobre el controlador de memorial.

Palabras clave�Multinúcleos, prebúsqueda, contro-
lador de memoria, redes en chip.

I. Introducción

ACTUALMENTE los dispositivos electrónicos
basados en microprocesadores están presentes

en las distintas facetas de nuestra vida diaria. De
hecho muchas veces no los percibimos pero depen-
demos en gran medida de ellos. Esto ha sido posible
gracias a que hace una década la industria de los
microprocesadores evolucionó hacia los procesadores
multinúcleo para atacar los importantes problemas
de disipación de energía y calor de los procesadores
del momento, así como para superar los límites inher-
entes del paralelismo a nivel de instrucción. Inicial-
mente, se comenzó con la integración únicamente de
dos núcleos en un solo chip, pero pronto aparecieron
procesadores comerciales con más núcleos (como el
AMD Magny-Cours de 12 núcleos y el Intel Xeon Phi
de 50 núcleos), y actualmente a medida que los recur-
sos de silicio son más abundantes, chips con cientos
de núcleos están en el horizonte. Sin embargo, la es-
peranza de incrementar las prestaciones en los futur-
os procesadores con tal cantidad de núcleos sólo se
alcanzará si se consigue superar el reto que supone
la escalabilidad en prestaciones y energía de estos
procesadores.
Los avances en la arquitectura de los núcleos tienen

el potencial de continuar incrementando las presta-
ciones de cómputo [1]. Sin embargo, otras partes del

1Grupo de Arquitecturas Paralelas, U. Politécnica de Valen-
cia

2Dpto. de Sistemas Informáticos, U. de Castilla La Mancha

procesador no han avanzado al mismo ritmo. En con-
creto, la tecnología DRAM con la que se construye la
memoria principal en la que se almacenan los datos
que utilizan los programas para el cómputo, así como
la interconexión de los núcleos con dicha memoria,
se han mejorado a una velocidad mucho menor, por
lo cual el acceso a memoria se ha convertido en el
cuello de botella de los procesadores actuales y esta
situación se agravará de forma notable en los futuros
procesadores con un mayor número de núcleos.

Las altas latencias en el acceso a memoria ya su-
pusieron el mayor cuello de botella en las presta-
ciones para muchas aplicaciones ejecutadas en los
procesadores con un único núcleo. Como el tiempo
de acceso es elevado, la productividad del procesador
se ve seriamente afectada, porque el cómputo se ve
detenido a la espera de que lleguen los datos a proce-
sar. El problema se agrava todavía más en los proce-
sadores multinúcleo por competir las peticiones en-
viadas desde varios núcleos en el acceso a memoria.
Una aproximación para reducir el problema ha si-
do incorporar grandes cachés, de una capacidad de
decenas de MB, en los procesadores actuales. Sin em-
bargo, esto no resuelve el problema completamente
y sólo es factible para un número de núcleos bajo.

Una aproximación clásica adoptada para ocul-
tar las latencias de memoria en los procesadores
monolíticos han sido las técnicas de prebúsqueda.
Estas técnicas predicen qué dato pedirá el proce-
sador en un futuro inmediato y buscan dicho dato
en memoria antes de que el procesador lo solicite. De
esta manera, se adelanta el acceso a memoria y se
oculta parte o la casi totalidad de la latencia, mejo-
rando de esta manera las prestaciones.

Las técnicas de prebúsqueda son especulativas, ya
que se basan en una predicción, y ésta puede fallar.
Se dice que la predicción es incorrecta si el dato bus-
cado no se solicita posteriormente por el procesador.
En dicho caso, las técnicas de prebúsqueda pueden
tener efectos negativos sobre las prestaciones, ya que
se incrementan el número de peticiones que se real-
izan a la memoria principal. A pesar de estos inconve-
nientes, las técnicas de prebúsqueda siguen mejoran-
do las prestaciones en la mayoría de las aplicaciones
para procesadores monolíticos.

Las técnicas actuales se han diseñado centrándose
en procesadores monolíticos donde el trá�co entre el
procesador y memoria lo genera un solo núcleo. Sin
embargo, los inconvenientes citados se magni�can en
los procesadores multinúcleo, por lo que las técni-
cas de prebúsqueda pueden ser contraproducentes e
impactar negativamente en las prestaciones de los
procesadores multinúcleo actuales. Las peticiones de
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los distintos núcleos, tanto por demanda como de
prebúsqueda, compiten entre ellas por el acceso a
memoria. Esta competencia provoca con frecuencia
que el acceso a memoria se convierta en un cuello de
botella todavía más acuciante en las prestaciones, ya
que se producen altas latencias de espera en las co-
las del controlador y en la red de interconexión en las
que las peticiones aguardan a que les llegue su turno
para poder acceder a memoria, cosa que perjudica de
manera notoria las prestaciones globales del sistema.
En otras palabras, la prebúsqueda debería utilizarse
solo para aquellas aplicaciones y en aquellos momen-
tos en los que tengamos la certeza de que va a ser
bene�cioso.
Varias aproximaciones se han propuesto para at-

acar el problema de la congestión en el controlador
de memoria. Una de estas aproximaciones consiste
en implementar varios bancos conectados a un canal
para ofrecer acceso paralelo tanto a nivel de banco
como de canal. No obstante, la latencia de acceso a
memoria todavía es considerable, por lo que es nece-
sario diseñar políticas para una gestión e�ciente del
controlador que ayuden a mejorar las prestaciones
globales del sistema.
De lo expuesto se deduce que las prestaciones del

procesador dependen en gran medida de las presta-
ciones de la lógica de prebúsqueda y del contro-
lador de memoria. Más aún, depende de como ambas
partes interactúen entre ellas. Por ello en el presente
trabajo perseguimos:

1. Implementar los mecanismos de prebúsqueda
de los procesadores actuales en el simulador.

2. Implementar un controlador de memoria.
3. Diseño, evaluación y propuesta de mecanismos
de prebúsqueda adaptativos para futuros proce-
sadores multinúcleo que mejoren las presta-
ciones de los mecanismos actuales.

Este artículo se divide de la siguiente forma: La
Sección II muestra el trabajo relacionado realizado
hasta la fecha, la Sección III muestra el sistema base
sobre el que se trabajará, la Sección IV presenta nues-
tra propuesta, que se evalúa en la Sección V, y �nal-
mente se presentan unas breves conclusiones.

II. Trabajo relacionado

Hasta la fecha se ha invertido un gran esfuerzo
en el diseño de técnicas de prebúsqueda para proce-
sadores mononúcleo [2] [3] [4]. En [3] se propone por
primera vez el uso de técnicas basadas en la detec-
ción de patrones regulares o strides, en las que se
basa nuestra propuesta. [4] realiza un resumen com-
pleto de las técnicas de prebúsqueda más utilizadas
en procesadores mononúcleo, ya que su propuesta es
utilizar un buen número de técnicas distintas y se-
leccionar de forma adaptativa la que mejores presta-
ciones alcanza en cada momento de la ejecución.
Con la aparición de los procesadores multinúcleo,

la distancia desde el núcleo a la memoria crece y los
distintos núcleos compiten en el acceso a memoria.
Sin embargo la mayoría de los estudios publicados
han utilizado técnicas diseñadas para procesadores
mononúcleo sin tener en cuenta que en este nuevo
entorno es más importante hacer un buen uso de la

prebúsqueda e incluso desactivar según la aplicación
y el momento.
Este trabajo va en la línea de activar la prebúsque-

da sólo en los intervalos de tiempo y para las apli-
caciones que vayan a tener un claro bene�cio. Hasta
ahora, que tengamos conocimiento nosotros, solo hay
dos trabajos publicados que persiguen esta línea pero
con claras diferencias con respecto a nuestra propues-
ta. El primero de ellos [5] se centra en gestionar de
forma distinta las peticiones de prebúsqueda y las
peticiones bajo demanda en el controlador de memo-
ria según el núcleo del que proceda. En concreto, esta
propuesta trata las peticiones de prebúsqueda con la
misma prioridad que las de bajo demanda cuando se
estima que van a ser útiles, pero se tratan con menos
prioridad que las de bajo demanda cuando se estima
que van a ser prebúsquedas inútiles. Nuestra prop-
uesta en lugar de mantener activa la prebúsqueda y
bajar la prioridad en el controlador de memoria para
aquellos núcleos en que es poco útil, no genera esas
peticiones que van a consumir recursos en la red y
en el controlador de memoria y que además proba-
blemente no se utilicen. En el segundo trabajo los
dos tipos de peticiones se tratan de forma distinta
en la red, utilizando dos canales virtuales distintos
(es decir, colas diferentes en la red) y se da prior-
idad a las peticiones por demanda frente a las de
prebúsqueda. El principal punto débil de esta prop-
uesta es que el controlador de memoria no se modela
y no se hace ninguna distinción entre ambos tipos
en éste. Centrarse sólo en la red reduce el problema
pero no lo ataca desde la raíz porque la latencia de
ésta es usualmente mucho menor que la sufrida en el
controlador de memoria.

III. Sistema base

El presente trabajo se centra en el diseño de
mecanismos de prebúsqueda y controladores de
memoria e�cientes para procesadores multinúcleo
para atacar los problemas de latencia que sufren los
procesadores actuales en el acceso a la memoria prin-
cipal. A continuación se describe el sistema de pre-
búsqueda básico y las propuestas de mejora del pre-
sente trabajo.

A. Sistema de prebúsqueda

El objetivo de las técnicas de prebúsqueda es traer
los datos a la caché antes de que el procesador los
solicite. De esta manera se puede reducir o eliminar
la latencia que conlleva el acceso a memoria. Hay
dos aspectos de diseño claves. Por una parte, deben
predecirse los accesos futuros que el procesador re-
alizará. Por otra, debe decidirse donde se ubicarán
estos datos.

A.1 Detección de patrones de acceso

Las técnicas actuales se basan en la detección de
patrones regulares de acceso a la memoria para pre-
decir los accesos futuros. Para ello, se usan tablas
auxiliares hardware que guardan un número limitado
de los últimos accesos a la memoria. En este trabajo
empleamos la técnica descrita en [6] e implementa-
da en muchos procesadores modernos. Esta técnica
consiste en dividir el espacio de direcciones en parti-
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ciones, y utilizar los bits superiores de la dirección
como etiqueta para identi�car la partición. Cuan-
do el procesador ejecuta una instrucción de acceso
a memoria, ésta accede primero a la caché. Cada vez
que se produce dicho acceso, la lógica de detección de
patrones calcula la distancia como la diferencia entre
la dirección de memoria solicitada por este acceso y
la dirección solicitada por el último acceso que se re-
alizó a la misma partición. El valor de la distancia
se guarda en la tabla auxiliar. Cuando se produce
un nuevo acceso, se calcula la nueva distancia, y si
la distancia calculada coincide con la guardada en la
tabla, entonces se dice que ha detectado un patrón
regular o �stride� y se puede iniciarse la prebúsqueda
de bloques asociados a dicho stride.

A.2 Stream bu�ers

Una cuestión de diseño clave es si los bloques pre-
buscados se almacenan en la misma caché o en hard-
ware auxiliar dedicado. En esta sección se analizan
ambas opciones. Uno de los inconvenientes de las
técnicas de prebúsqueda es la polución que pueden
causar en las memorias caché si la predicción es in-
correcta y los bloques de memoria prebuscados re-
sultan inútiles al �nal. Estos bloques pueden reem-
plazar bloques útiles en las cachés, por lo que ten-
drán que traerse de nuevo cuando vuelvan a ser ac-
cedidos. En estos casos, las técnicas de prebúsqueda
pueden aumentar la latencia de acceso a memoria
en lugar de reducirla. Para evitar este efecto noci-
vo se ha propuesto el uso de los llamados stream
bu�ers [3]. Estos bu�ers actúan como una memoria
adicional adyacente a la caché y que solo contiene
bloques prebuscados que todavía no han sido solici-
tados por el procesador. Cuando llega una petición
de referencia a memoria, se busca en la caché en par-
alelo con los stream bu�ers. Si el dato accedido se
encuentra en los stream bu�er, deja de ser especula-
tivo y se copia el bloque contenedor desde el stream
bu�er a la caché, evitando de esta manera los efectos
nocivos de la polución. Cada stream bu�er es una
estructura FIFO que solo puede contener un stream,
por lo que es necesario usar tantos como patrones
deseen detectarse. Los últimos procesadores de Intel
dan soporte a 32.

B. Controlador y organización de la memoria prin-
cipal

Son muchos los estudios que no han considerado
el impacto del controlador de memoria en las presta-
ciones, a pesar de que este tiene un gran impacto
sobre los bene�cios obtenidos. Las peticiones de pre-
búsqueda y por demanda disparadas por el proce-
sador cuando llegan al controlador esperan en una
cola a poder acceder. Las memorias se implementan
en bancos en forma de matrices organizadas en �las
y columnas. La lógica del controlador puede lanzar
un acceso a memoria si el banco destino y el canal de
acceso se encuentran libres. En el momento del lanza-
miento, el controlador determina la �la y la columna
que contienen el bloque y el acceso se realiza en dos
tiempos. Primero, se accede a la �la y su contenido
se almacena en un bu�er (row bu�er) donde per-
manece de manera estable. A continuación, se accede

a la posición que ocupa el bloque dentro de la �la (es
decir, la columna) y el bloque se trans�ere desde el
row bu�er hasta el controlador. En caso de que el
row bu�er contenga ya el bloque accedido se omite
el primer paso y se accede directamente al bu�er con
el consiguiente ahorro de tiempo (sobre el 66% del
tiempo total). En el modelo básico se ha asumido
que el controlador modela contención de banco, con-
tención de canal y tiempos distintos según el bloque
solicitado se encuentre o no en el row bu�er. Tam-
bién se ha asumido que todas peticiones que llegan
son atendidas atendiendo a una política que prior-
iza las peticiones que aciertan en el row bu�er de su
banco.

IV. Propuesta

A. Técnicas de prebúsqueda adaptativa

El efecto de la prebúsqueda sobre las prestaciones
varía dinámicamente a lo largo del tiempo de ejecu-
ción del programa. Es más, en muchos de los bench-
marks estudiados se detectan fases de ejecución en
las que la prebúsqueda no produce ningún bene�cio
o incluso perjudica las prestaciones. Este hecho se
puede observar en la Figura 1 que muestra el IPC
por intervalos de 500K instrucciones de los bench-
marks bzip2 y libquantum a lo largo de su ejecu-
ción con y sin prebúsqueda. Como se puede apre-
ciar, en bzip2 la prebúsqueda se puede desactivar
durante la mayor parte de su ejecución ya que no
contribuye a mejorar las prestaciones. Sin embargo,
en libquantum las prestaciones de la prebúsqueda son
siempre mucho mejores, por lo que desactivarlo sería
contraproducente. En ciertas situaciones, que cada
vez se darán más en los procesadores multinúcleo,
las prebúsquedas pueden perjudicar las prestaciones.
Este efecto nocivo se debe a que las prebúsquedas
inútiles consumen ancho de banda de memoria e in-
crementan la congestión, tanto en la red como en
el controlador de memoria, que precisamente son los
puntos débiles de cara a la escalabilidad de los proce-
sadores multinúcleo. Para atacar el problema, en este
trabajo se proponen técnicas de prebúsqueda adap-
tativa que activan la prebúsqueda cuando ésta con-
tribuye a mejorar las prestaciones y la desactivan en
aquellos intervalos en que su contribución es míni-
ma o nula. De esta manera, se reduce el trá�co de
peticiones de prebúsqueda de los benchmarks indi-
viduales con una penalización mínima en las presta-
ciones, lo que lleva a aumentar el ancho de banda
disponible y minimizar la contención con el conse-
cuente incremento de escalabilidad.
En este trabajo se presenta un ejemplo de políti-

ca básica adaptativa Activate on misses y se pro-
pone la política Activate on ROB-stalls. Ambas, ac-
tivan y desactivan la prebúsqueda en tiempo de eje-
cución. Para ello, se usan estadísticas que el proce-
sador ya calcula para tomar la decisión de desactivar
la prebúsqueda cuando ésta no aporta una mejora
en las prestaciones y activarlo cuando se estima que
incrementará las prestaciones. En ambas políticas,
el mecanismo de desactivación calcula los fallos de
caché que la prebúsqueda está ahorrando y la desac-
tiva cuando el ratio entre los fallos con la prebúsque-
da activa y los que habría si estuviese desactivada
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(a) bzip2 (b) libquantum

Fig. 1

Evolución del IPC en tiempo de ejecución. Un valor más alto indica mejores prestaciones.

se sitúa por encima de cierto umbral (umbral de de-
sactivación). Cuando la prebúsqueda está activa, se
aproximan los fallos de cache sin prebúsqueda co-
mo los fallos con prebúsqueda más los aciertos en los
streams.

La diferencia entre ambas políticas estriba en el
mecanismo de activación. La activación resulta más
complicada ya que cuando la prebúsqueda está acti-
va se dispone de más información para poder saber
si está funcionando bien o mal, pero no es así cuan-
do está desactivada. En líneas generales, una políti-
ca de activación debe estimar si las prestaciones no
son las adecuadas y si se podrían mejorar activan-
do la prebúsqueda. A continuación se describen los
mecanismos de activación de ambas políticas:

Activate on misses. Esta aproximación se basa
en que las prestaciones de un procesador se en-
cuentran muy ligadas a los fallos de caché y
activa la prebúsqueda de nuevo cuando detec-
ta un incremento en los fallos de caché que so-
brepasa cierto umbral durante el intervalo actual
con respecto al último intervalo de prebúsqueda
activada. Esta política presenta ciertos incon-
venientes de prestaciones y se ha re�nado para
elaborar la propuesta, por este motivo no se pre-
sentan los resultados.
Activate on ROB-stalls. Este mecanismo no so-
lo tiene en cuenta los fallos de caché, también
analiza distintos eventos acontecidos en la mi-
croarquitectura del procesador. El mecanismo
detecta caídas de prestaciones y analiza si se po-
drían evitar activando la prebúsqueda. Primero,
detecta si la caída de prestaciones se debe a
instrucciones de acceso a memoria. Para ello
considera: el porcentaje de ciclos que el proce-
sador no puede continuar ejecutando instruc-
ciones (ROB - reorder bu�er - bloqueado por
culpa de una instrucción de memoria). Después
analiza, si activando la prebúsqueda se mejo-
rarían las prestaciones. Para ello, contabiliza el
número de patrones que se han detectado (pero
no se han lanzado prebúsqueda por estar desac-
tivada).

V. Evaluación

A. Entorno de simulación

Se ha modelado el sistema mediante el simulador
Multi2Sim [7] de uso generalizado entre la comunidad
cientí�ca y desarrollado inicialmente por miembros
de nuestro grupo de investigación. El simulador mod-
ela con detalle el funcionamiento del núcleo del
procesador, y se ha ampliado de manera notable el
código para modelar el sistema propuesto. La Tabla
I muestra los parámetros de con�guración del núcleo
y la Tabla II los de la red y el subsistema de memo-
ria principal. Para lanzar los experimentos se han
utilizado las cargas SPEC2006 de uso generalizado
por la comunidad cientí�ca. Cada benchmark se ha
ejecutado durante 600 millones de ciclos después de
calentar el sistema durante 500 millones de ciclos.

VI. Resultados

A. Prebúsqueda para procesadores con un sólo núcleo

En este apartado se compara nuestra propuesta en
un sistema con un único núcleo con el sistema de pre-

TABLA I

Configuración base del núcleo.

Núcleo de ejecución
Política de lanzamiento Fuera de orden
Predictor de Saltos Híbrido

gshare/bimodal: gshare
historia global 14-bit +
16K 2-bit contadores,
bimodal 4K 2-bit con-
tadores, y selección 4K
2-bit contadores

Ancho de lanzamiento 4 instrucciones/ciclo
Tamaño del ROB 256 entradas
Cola de loads/stores 64/48 entradas

Jerarquía de cache
L1 32KB, 8 vías, 64B-line,

2 ciclos, 1 puerto
L2 256KB, 16 vías, 64B-

line, 2 cycles, 1 puerto
Lógica de prebúsqueda

Prebúsqueda de stream 32 streams de 4 entradas
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(a) Cociente de fallos en L2. (b) Accesos a memoria.

Fig. 2

Cociente de fallos en bzip2 y en libquantum.

búsqueda básico en términos de prestaciones y reduc-
ción de peticiones al controlador. Si la prebúsqueda
tiene mucha precisión hay poco trá�co extra por pre-
búsqueda, ya que los accesos de prebúsqueda ahorran
muchos accesos regulares. Sin embargo, si la precisión
de la prebúsqueda no es buena esto es conveniente
aplicar técnicas de reducción de trá�co. La Figura 3
muestra el número total de accesos a memoria princi-
pal con prebúsqueda básica normalizado para un sis-
tema sin prebúsqueda. Como se puede apreciar, 9 de
16 aplicaciones realizan entre 9% y 45% más accesos
a sistema en un sistema con prebúsqueda. A pesar de
ello, las prestaciones no sufren en estos casos porque
el controlador es capaz de atender satisfactoriamente
el escaso trá�co de un solo núcleo.
A continuación, se analizan los bene�cios que apor-

ta la prebúsqueda adaptativa propuesta. La Figura 2
muestra como puede usarse el cociente de fallos de L2
entre prebúsqueda y sin prebúsqueda para desactivar
la prebúsqueda. Las barras horizontales situadas en
la parte inferior de la �gura ilustran los instantes de
activación (cuando la barra desaparece indica no ac-
tivación). La barra superior representa los instantes
de tiempo (en intervalos de 500K instrucciones) en
los que la prebúsqueda está activada. La segunda
representa cuando el cociente entre fallos de L2 se
encuentra por debajo de cierto umbral (0.8 en los
experimentos). Finalmente, la barra inferior repre-
senta los intervalos en los que la prebúsqueda gana
al menos un 3% en prestaciones. La diferencia entre
la primera barra y la segunda estriba en que mientras

TABLA II

Configuración base de la red y la memoria.

Red de Interconexión
Topología Malla
Encaminamiento X-Y
Bu�er de entrada 128 entradas
Ancho del enlace 64B

Memoria principal
Controlador de Mem. Row Bu�er Hit.

1 cola por banco
Bus de memoria 8B/ciclo
Tiempo de acceso 180 ciclos row bu�er

con�ict. 60 row bu�er
hit

Fig. 3

Accesos a memoria con prebúsqueda y con

prebúsqueda adaptativa normalizados respecto a los

accesos sin prebúsqueda.

la prebúsqueda está desactivada no se puede calcular
el cociente de fallos y hay que recurrir a las políticas
de activación de las que hablábamos en la introduc-
ción. En bzip2 durante una parte muy importante
del tiempo la prebúsqueda se mantiene desactiva-
da, ahorrando un número signi�cativo de accesos. En
libquantum, la prebúsqueda mejora muy signi�cati-
vamente las prestaciones por lo que se mantiene acti-
vada durante toda la ejecución. La Figura 3 muestra
el número total de accesos a memoria de un sistema
con memoria con prebúsqueda básica y prebúsqueda
adaptativa normalizados respecto al número de acce-
sos a memoria sin prebúsqueda. Como se puede ob-
servar, la prebúsqueda adaptativa reduce en muchas
aplicaciones el incremento de trá�co en un 25% y
un 50% respecto a un sistema con prebúsqueda bási-
ca. Además los bene�cios anteriores se consiguen con
pérdidas despreciables del IPC. En la mayoría de los
casos es inferior al 1% y en ningún caso superior al
3%.

B. Prebúsqueda en sistemas con varios núcleos

La contención por los recursos aumenta con el
número de núcleos, lo que cambia el escenario ya que
puede actuar como un catalizador magni�cando los
inconvenientes de la prebúsqueda. En este apartado
se estudia este escenario. Para ello se han diseñado
mezclas compuestas por varios benchmarks, tantos
como núcleos, y cada benchmark se ejecuta en un
núcleo distinto durante el experimento. La Tabla III
muestra las 5 mezclas que se han diseñado para llevar
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Fig. 4

Accesos a memoria principal.

Fig. 5

IPC normalizado respecto a la ejecución en

solitario.

a cabo los experimentos. Las siguientes �guras mues-
tran los resultados de accesos a memoria (Figura 4)
y prestaciones (Figura 5) para una malla de 2x2 con
4 núcleos. Se observa una disminución muy notable
de los accesos a memoria y las prestaciones no se ven
afectadas. Aunque con 4 núcleos los incrementos de
prestaciones de la prebúsqueda adaptativa frente a la
básica son pequeños, el hecho de que se reduzca mu-
cho el número de accesos a memoria indica que esta
diferencia se incrementará al aumentar el número de
núcleos.

VII. Conclusiones

Los procesadores multinúcleo se encuentran en la
mayoría de los productos electrónicos de uso cotidi-
ano demandando cada vez más funcionalidades y por

TABLA III

Composición de las mezclas.

Mezcla Benchmarks
m1 bzip2, gobmk, lbm, mcf
m2 bzip2, gamess, bzip2, gamess
m3 bzip2, GemsFDTD, bzip2, GemsFDTD
m4 bzip2, h264ref, bzip2, h264ref
m5 gobmk, gamess, gobmk, gamess
m6 gobmk,GemsFDTD, gobmk,GemsFDTD
m7 gobmk, h264ref, gobmk, h264ref
m8 lbm, GemsFDTD, lbm, GemsFDTD
m9 lbm, h264ref, lbm, h264ref
m10 mcf, gamess, mcf, gamess
m11 mcf, GemsFDTD, mcf, GemsFDTD
m12 mcf, h264ref, mcf, h264ref

lo tanto un mayor número de núcleos. El problema
es que aunque se incremente el número de núcleos, la
escalabilidad depende de otros elementos del sistema.
En este trabajo, se ha mostrado como el subsistema
de memoria en general y el controlador de memo-
ria en particular ejercen de cuello de botella en las
prestaciones. Esto es especialmente delicado en sis-
temas multinúcloe ya que las peticiones de todos los
núcleos con�uyen en este punto. Esto signi�ca que
la latencia aumenta por lo que es necesario aplicar
técnicas para reducirla.
Las técnicas de prebúsqueda se han utilizado con

éxito en la mayoría de los procesadores comerciales
mononúcleo. Sin embargo, estas técnicas aplicadas
a sistemas multinúcleo pueden tener efectos nocivos
ya que aumentan la presión sobre el controlador de
memoria, ya congestionado, por lo que sus bene�cios
están en discusión al aumentar el número de núcleos.
Por ello en este trabajo se ha propuesto una técni-
ca de prebúsqueda adaptativa que activa y desactiva
la prebúsqueda para utilizarla solo en aquellos in-
tervalos de tiempo en los que se sabe que va a ser
bene�ciosa y de esta manera reducir el trá�co. Los
resultados muestran que esta técnica de prebúsque-
da reduce el trá�co entre un 15% y un 50% en una
gran cantidad de aplicaciones con una penalización
de prestaciones despreciable en la mayoría de las apli-
caciones. Además se ha demostrado que los bene�-
cios respecto a la prebúsqueda básica aumentan con
el número de núcleos.
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Explotando el Compromiso
Rendimiento-Justicia en Procesadores

Multicore Asimétricos mediante Planificación
Juan Carlos Sáez1, Fernando Castro1, Daniel Chaver1 y Manuel Prieto1

Resumen— Los procesadores multicore asimétricos
con repertorio común de instrucciones –AMPs (Asym-
metric Multicore Processors)– han sido propuestos co-
mo alternativa de bajo consumo a los procesadores
multicores simétricos convencionales. Los AMPs com-
binan cores rápidos y complejos, de elevado consumo,
con cores lentos de consumo reducido. En este art́ıculo
proponemos Prop-SP, un nuevo algoritmo de planifi-
cación a nivel de sistema operativo (SO) cuyo obje-
tivo es mejorar el compromiso entre el rendimiento
y la justicia en un sistema AMP. Nuestra evaluación,
llevada a cabo sobre hardware real y empleando im-
plementaciones en un SO de propósito general, de-
muestra que nuestra propuesta obtiene un mejor com-
promiso rendimiento-justicia que otros planificadores
propuestos previamente para un amplio espectro de
cargas de trabajo.

Palabras clave— AMP, procesadores multicore
asimétricos, planificación, sistema operativo.

I. Introducción

LOS procesadores multicore asimétricos (AMPs)
integran en un mismo chip diversos tipos de cores

con distintas caracteŕısticas (frecuencia, microarqui-
tectura o consumo), pero con un mismo repertorio de
instrucciones. Investigaciones previas han demostra-
do que los AMPs ofrecen un mayor rendimiento por
vatio y unidad de área que los CMPs convenciona-
les [1], [2]. Además se ha demostrado que la integra-
ción de sólo dos tipos de core (“rápidos” y “lentos”)
en el chip permite una utilización muy eficiente del
área del procesador y simplifica considerablemente el
diseño [1].

A pesar de las ventajas de los AMPs, éstos plan-
tean retos importantes al sistema operativo. Uno de
los más significativos es cómo distribuir eficientemen-
te los cores rápidos entre las aplicaciones que com-
parten el sistema. La mayor parte de propuestas al
respecto persiguen maximizar el rendimiento global
o productividad [1], [3], [4], [5]. Para ello, el planifi-
cador debe mapear a los cores rápidos aquellas apli-
caciones que derivan un mayor beneficio al ejecutarse
en cores rápidos frente a cores lentos [3], [5], [4]. En
este art́ıculo nos referiremos a este beneficio como
speedup de la aplicación en el AMP. Además, pue-
den obtenerse mejoras adicionales en el rendimiento
empleando los cores rápidos como aceleradores de las
fases secuenciales de aplicaciones paralelas [2], [6].

Otros objetivos relevantes, como proporcionar jus-
ticia en el reparto de los cores rápidos o dar soporte
a prioridades, han recibido menor atención. Las pro-

1Grupo ArTeCS, Dpto. de Arquitectura de Computadores
y Atomática, Universidad Complutense de Madrid, e-mail:
{jcsaezal,fcastror,dani02,mpmatias}@ucm.es.

puestas existentes que persiguen este objetivo bus-
can mejorar la justicia en entornos AMP repartiendo
equitativamente los cores rápidos entre las distintas
aplicaciones. Sin embargo, dado que una carga multi-
programada puede estar constituida por aplicaciones
con distinto speedup, un reparto equitativo de los co-
res rápidos entre aplicaciones de la misma prioridad
no garantiza que todas experimenten la misma de-
gradación en rendimiento (slowdown) con respecto a
cuando ejecutan solas. Esto resulta inapropiado si se
pretende proporcionar justicia y soporte a priorida-
des [7]. Además, el hecho de no tener en cuenta la
diversidad de speedups entre aplicaciones puede de-
gradar significativamente el rendimiento global [8],
[4].

Para mitigar estas deficiencias, proponemos el al-
goritmo de planificación Prop-SP, que da soporte a
prioridades y trata de equilibrar el slowdown expe-
rimentado por aplicaciones la misma prioridad. La
comparativa de nuestro algoritmo con planificado-
res propuestos recientemente, como A-DWRR [9] o
CAMP [4], revela que Prop-SP proporciona un me-
jor compromiso rendimiento-justicia para un amplio
espectro de cargas multiaplicación, sin necesidad de
ningún tipo de soporte HW ni requerir cambios en
las aplicaciones.

El resto del art́ıculo se organiza del siguiente mo-
do. La Sección 2 motiva nuestro trabajo. La Sección
3 ilustra el diseño del planificador Prop-SP. En la
Sección 4 mostramos y discutimos los resultados ex-
perimentales obtenidos. Finalmente, la Sección 5 pre-
senta el trabajo relacionado y la Sección 6 expone las
conclusiones derivadas de nuestro trabajo.

II. Motivación

En esta sección analizaremos la productividad y
la justicia obtenidas por diversos planificadores de
procesos/hilos en un sistema AMP. Como veremos,
ningún algoritmo consigue maximizar ambas métri-
cas simultáneamente.

Para cuantificar la productividad optamos por em-
plear el Speedup Agregado (aggregate speedup) que
se define del siguiente modo:

Speedup Agregado =

n∑

i=1

(
CTslow,i

CTsched,i
− 1

)
(1)

donde n es el número de aplicaciones que contiene la
carga de trabajo, CTslow,i es el tiempo de ejecución
(o de retorno) de la aplicación i cuando se ejecuta
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sola en el sistema y sólo usa cores lentos, y CTsched,i

es el tiempo de ejecución de la aplicación i bajo un
planificador determinado.

Por otra parte, consideramos que un sistema es jus-
to, si el incremento en el tiempo de ejecución (slow-
down) que experimenta una aplicación al compartir
el sistema con otras respecto a la situación en la que
la aplicación se ejecuta sola en el sistema, es el mis-
mo para todas las aplicaciones de la misma priori-
dad [10], [11], [7]. Para evaluar el comportamiento
de una estrategia de planificación en cuanto a jus-
ticia emplearemos la Injusticia (unfairness), métrica
propuesta en [11], [7] y definida como sigue:

Injusticia =
MAX(Slowdown1, ...,Slowdownn)

MIN(Slowdown1, ...,Slowdownn)
(2)

donde Slowdowni = CTsched,i/CTfast,i, y CTfast,i es
el tiempo de ejecución de la aplicación i cuando se
ejecuta sola en el sistema (todos los cores rápidos
están disponibles para ella en todo momento).

La figura 1 muestra el speedup agregado y la in-
justicia para cuatro cargas multiprogramadas en un
AMP que consta de un core rápido y uno lento. Cada
carga de trabajo está constituida por dos aplicacio-
nes secuenciales pertenecientes a SPEC CPU2006.
El número que figura entre paréntesis junto al nom-
bre de cada aplicación (eje X) indica el speedup de
la aplicación. Para aplicaciones secuenciales el spee-
dup coincide con el speedup factor (SF) de su único

hilo de ejecución, que se define como
IPSfast

IPSslow
, donde

IPSfast y IPSslow representan el número de instruc-
ciones retiradas por segundo al ejecutar el hilo en un
core rápido y en uno lento, respectivamente.

La figura muestra los resultados obtenidos por tres
algoritmos de planificación. El primero, denotado co-
mo HSP (High SPeedup) [1][5][4], destina los cores
rápidos a ejecutar las aplicaciones de mayor speedup,
mientras que las aplicaciones restantes se asignan a
cores lentos. El segundo planificador es un algorit-
mo Round Robin (RR) asimétrico que garantiza un
uso equitativo de los cores rápidos entre todas las
aplicaciones [8], [12]. Finalmente, el tercero constitu-
ye nuestra propuesta, Prop-SP, cuyo funcionamiento
se explicará en detalle en la siguiente sección. Para
aplicaciones de la misma prioridad, Prop-SP asigna
una fracción de tiempo de core rápido proporcional al
speedup de la aplicación. Por ejemplo, para dos apli-
caciones (n=2) de la misma prioridad, ejecutándose
en el sistema AMP mencionado previamente, cada
aplicación con speedup SPi recibe una fracción de

core rápido de ( (SP i−1)∑n
j=1(SP j−1) ). Nótese que la distribu-

ción se realiza considerando el speedup neto (SP−1).

Como se ve en la figura, HSP consigue optimizar el
speedup agregado a costa de degradar la justicia sig-
nificativamente. Por su parte, RR consigue un repar-
to mucho más justo, pero degrada la productividad
(speedup agregado). Finalmente, Prop-SP logra una
mayor productividad que RR, y a la vez consigue los
mejores resultados en lo que respecta a justicia.
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Fig. 1: speedup agregado e injusticia para los algoritmos de
planificación RR, HSP y Prop-SP.

III. Diseño e Implementación

El planificador Prop-SP asigna hilos a los cores
rápidos y lentos garantizando un equilibrio en la car-
ga del sistema AMP. Por otra parte, migra hilos en-
tre ambos tipos de cores para asegurar que éstos se
ejecutan en los cores rápidos durante un tiempo de-
terminado. Para llevar a cabo la asignación de hilos a
cores, Prop-SP explota dos mecanismos: distribución
de créditos de core rápido e intercambio de hilos.

La distribución de créditos de core rápido
es un mecanismo empleado para controlar la fracción
de tiempo de core rápido asignada a cada hilo en un
AMP. Este mecanismo está inspirado en la técnica
que emplea el Credit Scheduler de Xen [13] para rea-
lizar un reparto equitativo de las CPUs virtuales en
entornos SMP. A grandes rasgos, la distribución de
créditos de core rápido funciona de la siguiente for-
ma. Cada hilo tiene asociado un contador de créditos
de core rápido. Al ejecutarse en un core rápido, un
hilo consume créditos. El planificador asigna de for-
ma preferente a los cores rápidos aquellos hilos con
contadores de créditos positivos. Cada cierto tiempo,
el SO ejecuta un algoritmo de asignación de créditos
que adjudica créditos de core rápido a las aplicacio-
nes con hilos activos (listos para ejecutar). El perio-
do de tiempo comprendido entre dos asignaciones de
créditos consecutivas, denominado periodo de ejecu-
ción, lo fija dinámicamente el planificador.

El algoritmo 1 ilustra el mecanismo empleado
por Prop-SP para adjudicar créditos de core rápi-
do. Cada aplicación recibe créditos en base a su pe-
so dinámico (dynamic weight) asociado, que se defi-
ne como el producto de su speedup neto y su peso
estático (static weight). En este contexto, el speedup
indica el beneficio relativo que la aplicación experi-
mentaŕıa si todos los cores rápidos del AMP se des-
tinasen a ejecutar los hilos activos de esa aplicación
con respecto a ejecutar todos los hilos en cores len-
tos. Prop-SP estima el speedup en tiempo de ejecu-
ción sin la intervención del usuario (ver sección III-
A). Por otro lado, el peso estático se deriva direc-
tamente de la prioridad de la aplicación, fijada por
el usuario. Como se muestra en el algoritmo 1, cada
aplicacion recibe un número de créditos proporcio-
nal a su peso dinámico. Los créditos asignados a la
aplicación son a su vez distribuidos entre sus hilos
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ALGORITMO 1: Asignación de Créditos

{ • R es el conjunto de aplicaciones con hilos activos.
• NFC es el número de cores rápidos del AMP.
• CRED 1FC REF es la cantidad de créditos

consumidos en cada core rápido durante un periodo de
ejecución de referencia.
• credits per fc next period es la cantidad de créditos

consumidos en cada core rápido durante el siguiente
periodo de ejecución. }
S:= [ ]; total weight:=0;
total credits:=CRED 1FC REF ∗NFC ;
{ Calcular total weight y el peso dinámico de todas las
aplicaciones }
foreach app in R do

speedupapp:= estimar el speedup para app;
dyn weightapp:= (speedupapp − 1) ∗ static weightapp;
total weight := total weight + dyn weightapp;
Insertar app en S para mantener S ordenada en
orden descendente por dyn weightapp;

end
{ Distribución de créditos entre aplicaciones }
foreach app in S do

creditapp:=
total credits ∗ dyn weightapp

total weight
;

{ Garantizar que cada aplicación recibe como mucho
credit peakapp créditos }
credit peakapp:=CRED 1FC REF ∗ nr run threadsapp;
if creditapp > credit peakapp then

creditapp:=credit peakapp;

corr weight:=
credit peakapp∗(total weight−dyn weightapp)

total credits−credit peakapp
;

total weight− :=dyn weightapp + corr weight ;
dyn weightapp:=corr weight;

end
end
{ Determinar la longitud del siguiente periodo de
ejecución y distribuir créditos entre los hilos }
Calcular credits per fc next period;
scale factor:=credits per fc next period/CRED 1FC REF;
foreach app in S do

creditapp:=creditapp ∗ scale factor;
Distribuir creditapp créditos entre los hilos de app

end

activos. Para programas monohilo, esto supone in-
crementar el contador de créditos del único hilo en
la cantidad de créditos adjudicados. En el caso de las
aplicaciones multihilo, la distribución se lleva a cabo
empleando una de las dos estrategias de distribución
de créditos entre hilos que ofrece Prop-SP: Even y
BusyFCs. Even los distribuye uniformemente entre
los hilos activos de la aplicación. BusyFCs recorre
secuencialmente la lista de hilos activos de la aplica-
ción y asigna a cada uno de ellos la máxima cantidad
de créditos que puede consumir en el siguiente in-
tervalo de ejecución (credits per fc next period)
hasta que no haya más créditos que repartir.

El intercambio de hilos es el mecanismo em-
pleado por Prop-SP para garantizar que los hilos con
créditos de core rápido tengan la oportunidad de ago-
tar todos sus créditos sin romper el equilibrio en la
carga del sistema. Para ilustrar el funcionamiento de
este mecanismo, consideremos un AMP que consta
de un core rápido y uno lento. Supongamos que hay
dos hilos con créditos de core rápido ejecutándose en
el sistema, cada uno de ellos asignado a un core di-
ferente para preservar el equilibrio de carga. En un
determinado instante, el hilo que se ejecuta en el core
rápido agota sus créditos. En este punto, el planifi-

cador intercambia los hilos entre cores para brindar
la oportunidad de consumir sus créditos al hilo que
estaba ejecutándose en el core lento. Notese que es-
te intercambio no altera el equilibrio en la carga del
AMP. En general, Prop-SP efectuará un intercambio
de hilos cuando un hilo ejecutándose en un core rápi-
do agote sus créditos y, al mismo tiempo, haya hilos
con créditos ejecutándose en cores lentos. Para con-
trolar la frecuencia de intercambio de hilos durante
el periodo de ejecución, el planificador ajusta ade-
cuadamente la longitud de este periodo de ejecución
al concluir el proceso de asignación de créditos. En
nuestra configuración experimental, Prop-SP realiza
un migración por segundo en promedio, lo que per-
mite reducir de manera significativa la sobrecarga.

Los dos mecanismos descritos anteriormente no ga-
rantizan que los hilos mapeados a cores del mismo
tipo reciban una fracción de tiempo de CPU justa ni
tampoco garantizan el equilibrio de carga en el AMP.
Para conseguir esto, Prop-SP se basa en mecanismos
ya existentes en el SO. En concreto, en nuestro en-
torno experimental recurrimos a los CPU sets [14] de
Solaris para crear dos conjuntos de CPUs con cores
de distinto tipo: el conjunto “rápido” y el “lento”.
El planificador Prop-SP se ha implementado sobre
la infraestructura de planificación de Solaris, que ga-
rantiza equilibrio de carga y justicia entre los cores
dentro de cada conjunto de CPUs. Del equilibrio de
carga entre conjuntos de CPUs, sin embargo, se en-
carga Prop-SP, para lo cual mantiene las colas de
hilos por core (run queues) cargadas uniformemente
y, al mismo tiempo, evita que los cores lentos reci-
ban una carga mayor que los cores rápidos. Además,
Prop-SP migra hilos de cores lentos a rápidos cuan-
do éstos están inactivos, lo que permite maximizar
la utilización de los cores rápidos.

A. Estimación del Speedup

Para poder calcular el peso dinámico de la apli-
cación (necesario para el algoritmo de distribución
de créditos), Prop-SP ha de estimar su speedup en
tiempo de ejecución. Determinar el speedup de una
aplicación secuencial se reduce a obtener el SF (spee-
dup factor) de su único hilo. Para ello, Prop-SP mo-
nitoriza valores de distintas métricas de rendimiento
(como el número de instrucciones por ciclo o la tasa
de fallos de cache) durante la ejecución usando los
contadores hardware del procesador. Los valores ob-
tenidos se usan como entrada a un modelo de estima-
ción espećıfico de plataforma, que puede construirse
aplicando la técnica propuesta en [15].

Para estimar el speedup de una aplicación multihi-
lo se deben tener en cuenta otros factores además del
SF de cada hilo [16], [15], como su grado de parale-
lismo a nivel de hilo (TLP) o cómo se distribuyan los
créditos de core rápido entre sus hilos activos. Para
ello, Prop-SP emplea fórmulas que se han derivado
anaĺıticamente.

IV. Experimentos

Para el análisis del planificador Prop-SP hemos
empleado un servidor multicore tipo NUMA con dos
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TABLA I: Cargas de trabajo multiaplicación constituidas por
aplicaciones paralelas y secuenciales

Categoŕıas Benchmarks
3STH-1HPH hmmer, gobmk, h264ref, fma3d m(9)
3STH-1HPL povray, gamess, gobmk, swim m(9)
2STH-1PSH-
1HPM

gamess, bzip2, BLAST(4), wupwise m(6)

1STH-1STM-
1STL-1PSH

gamess, astar, soplex, blackscholes(9)

1PSH-1PSL semphy(6), FFTW3D(6)
2PSH-1HPM BLAST(4), semphy(4), wupwise m(4)
1PSH-1HPL semphy(6), equake m(6)
1HPH-1HPL fma3d m(6), equake m(6)
1PSH-1HPH blackscholes(6), fma3d m(6)

TABLA II: Cargas de trabajo multiaplicación constituidas por
aplicaciones secuenciales

Categoŕıas Benchmarks
4H povray, gobmk, bzip2, sjeng

3H-1M povray, h264ref, perlbench, astar
3H-1L A hmmer, namd, perlbench, soplex
3H-1L B hmmer, h264ref, gobmk, milc
2H-2M A povray, bzip2, leslie3d, sphinx3
2H-2M B gamess, gobmk, xalancbmk, astar
2H-2L A hmmer, gobmk, lbm, soplex
2H-2L B povray, h264ref, lbm, omnetpp

1H-1M-2L sjeng, leslie3d, lbm, soplex
2M-2L sphinx3, leslie3d, soplex, mcf

procesadores hex-core AMD Opteron 2435 “Istan-
bul” –doce cores en total–. Cada procesador tiene
una cache L3 de 6MB compartida por los seis cores
de cada chip. Cada core incluye dos niveles de cache
privados. La asimetŕıa en este sistema se ha introdu-
cido mediante la reducción de la frecuencia de traba-
jo de algunos cores de la plataforma (cores “lentos”).
Más concretamente, las configuraciones asimétricas
incluyen cores “rápidos” que operan a 2.6Ghz y co-
res “lentos” con una frecuencia de 800MHz.

En la evaluación hemos empleado dos configura-
ciones AMP, (1) 2FC-2SC – dos cores rápidos y dos
lentos distribuidos en dos chips de tal forma que cada
chip incluye un core rápido y uno lento compartien-
do un último nivel de cache – y (2) 2FC-10SC – dos
cores rápidos y diez lentos en dos chips, donde cada
chip contiene un core rápido y cinco lentos –.

En esta sección comparamos la productividad y
justicia de Prop-SP con la de otros cuatro algoritmos
de planificación propuestos previamente: HSP [5], [8],
CAMP [4], A-DWRR [9] y RR [12]. Las implemen-
taciones existentes de HSP y RR se diseñaron para
cargas de trabajo constituidas por aplicaciones se-
cuenciales únicamente. Para llevar a cabo nuestra
evaluación hemos ampliado estos algoritmos para que
soporten aplicaciones paralelas.

Como se indicó en la sección III-A, Prop-SP estima
dinámicamente el SF de los hilos empleando mode-
los de estimación. Nos referiremos a esta implemen-
tación básica con el nombre de Prop-SP (dynamic).
Para evaluar el impacto de los fallos de predicción
del modelo de estimación, comparamos la efectividad
de Prop-SP con una versión estática del algoritmo –
Prop-SP (static)–, en la cual el SF se mide antes de
la ejecución (ratio de los tiempos de ejecución de la
aplicación en el core lento y en el rápido).

Para realizar un estudio exhaustivo de las dis-
tintas poĺıticas de planificación, construimos diver-
sas cargas de trabajo multiprogramadas constituidas
por aplicaciones secuenciales y paralelas de distin-
tas suites de benchmarks – SPEC CPU2006, SPEC
OMP2001, NAS Parallel, Minebench y PARSEC–
aśı como BLAST –aplicación utilizada en bioin-
formática– y FFTW –un benchmark cient́ıfico que
realiza la transformada rápida de Fourier–. Las car-
gas de trabajo estudiadas se dividen en dos grupos.
El primer grupo está constituido por cargas de traba-
jo con aplicaciones paralelas y secuenciales (tabla I).
El segundo incluye únicamente conjuntos de aplica-
ciones secuenciales (tabla II).

En el proceso de construcción de cargas de traba-
jo representativas, clasificamos las distintas aplica-
ciones teniendo en cuenta su grado de paralelismo -
ST (single-threaded), PS (partially sequential1) o HP
(highly parallel) – aśı como en función de sus facto-
res de ganancia – H (high), M (medium) o L (low)-.
La primera columna de las tablas I y II especifica
la composición de la carga de trabajo, indicando la
clase de cada aplicación en el mismo orden en el que
figura en la tabla. El número entre paréntesis que
aparece junto al nombre de cada aplicación multihi-
lo indica el numero de hilos con el que se ejecuta.
Para medir CTfast para una aplicacion espećıfica –lo
cual es necesario para calcular la injusticia– medi-
mos su tiempo de ejecucion cuando se ejecuta sola
en el AMP con la estrategia de distribución de crédi-
tos a nivel de hilo que da mejores resultados para
esa aplicación. Esta estrategia de distribución se usa
también al ejecutar la aplicación en la carga de tra-
bajo multiprogramada con Prop-SP y HSP.

La figura 2 muestra los resultados para las car-
gas de trabajo de las tablas I y II ejecutándose en
2FC-10SC y 2FC-2SC, respectivamente. Los resulta-
dos muestran una mayor variación de speedup agre-
gado para el primer grupo de cargas de trabajo que
para el segundo. Esto se debe a la combinación de
aplicaciones paralelas, que no experimentan una gran
aceleración al usar cores rápidos (p.ej., aplicaciones
HPL), con otras aplicaciones que śı extraen un be-
neficio significativo al ejecutarse en este tipo de co-
res (p.ej., aplicaciones secuenciales). Las cargas de
trabajo que no incluyen aplicaciones secuenciales ex-
traen un menor speedup agregado del AMP.

En primer lugar analizaremos los resultados co-
rrespondientes a los algoritmos HSP y CAMP, cuyo
objetivo es maximizar el speedup agregado que se
extrae de la plataforma. A simple vista puede apre-
ciarse que el planificador HSP obtiene los speedups
agregados más altos, pero a costa de conseguir los
peores resultados (los más altos) en cuanto a injus-
ticia para todas las cargas de trabajo. CAMP exhi-
be resultados similares a HSP en cuanto al speedup
agregado pero consigue reducir la injusticia para car-
gas de trabajo como 3STH-1HPH or 3STH-1HPL. La

1Esta categoŕıa incluye aplicaciones paralelas con fases de
ejecución secuencial que constituyen al menos un 20 % de su
tiempo de ejecución total.
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Fig. 2: Speedup agregado e injusticia para los distintos algoritmos de planificación.

razón de esta mejora se debe a que CAMP reparte
de forma equitativa los cores rápidos entre todos los
hilos que atraviesan una fase de ejecución con spee-
dup elevado2. A pesar de este reparto equitativo, los
números de injusticia de CAMP son aún mucho más
elevados que los de Prop-SP para la mayor parte de
cargas de trabajo.

Por otra parte, los resultados revelan que los al-
goritmos RR y A-DWRR no son capaces de obtener
speedups agregados tan elevados como en el resto
de algoritmos, especialmente para cargas de trabajo
que incluyen aplicaciones paralelas. A diferencia de
HSP o CAMP, RR y A-DWRR intentan reducir la
injusticia en el uso del AMP realizando un reparto
equitativo3 de los cores rápidos y lentos entre las dis-
tintas tareas de la carga de trabajo en este escenario.
Mientras que A-DWRR realiza este reparto entre to-
dos los hilos de la carga de trabajo, RR lo lleva a cabo
entre aplicaciones. De este modo, A-DWRR otorga
más tiempo de core rápido a las aplicaciones que po-
sean un mayor número de hilos. Como se muestra en
trabajos previos [2], [4], conceder una mayor fracción
de tiempo de core rápido a aplicaciones muy para-
lelas degrada el rendimiento global del sistema. Por
lo tanto, el reparto que realiza RR (por aplicación)
permite obtener un mayor speedup agregado y una
menor injusticia en el AMP que el de A-DWRR.

Por último, podemos observar que, para cargas
de trabajo como 3STH-1HPH, 1PSH-1PSL, 1PSH-

2Estas fases abarcan principalmente fases de ejecución se-
cuencial con SF alto tanto en aplicaciones monohilo como
multihilo.

3En escenarios donde las aplicaciones tengan distinta prio-
ridad, RR y A-DWRR realizan un reparto ponderado en base
a la prioridad de cada hilo.

1HPH o 4H, Prop-SP es capaz de obtener speedups
agregados similares a los de HSP y CAMP. Para el
resto de cargas de trabajo, el planificador Prop-SP
logra speedups agregados más elevados que RR/A-
DWRR. Además, en términos generales reduce no-
tablemente la injusticia en comparación con HSP y
CAMP. Cabe también destacar que para las cargas
de trabajo que incluyen tanto aplicaciones paralelas
como secuenciales, las dos variantes de Prop-SP ex-
hiben un comportamiento similar. Como se apunta
en [6], para este tipo de cargas de trabajo la cantidad
de paralelismo a nivel de hilo (TLP) de una aplica-
ción –que Prop-SP aproxima mediante la cuenta del
número de hilos activos visible al sistema operativo–
es el factor dominante en el speedup que la aplica-
ción extrae al usar los cores rápidos de la plataforma.
Habitualmente, cuanto mayor es el número de hilos
de una aplicación, menor es el speedup que ésta de-
riva de usar los escasos cores rápidos del AMP. En
consecuencia, los fallos de predicción leves que pue-
dan producirse al estimar el SF de cada hilo no afec-
tan significativamente a la calidad de la estimación
del speedup de la aplicación. Por el contrario, estos
fallos de estimación tienen un mayor impacto para
cargas de trabajo que incluyen programas secuencia-
les únicamente. Como ilustran los resultados, pue-
den observarse diferencias entre el comportamiento
de Prop-SP (static) y Prop-SP (dynamic) para este
tipo de cargas de trabajo.

V. Trabajo Relacionado

La mayoŕıa de los planificadores existentes para
AMPs persiguen maximizar el rendimiento global de
la plataforma. Aquellos algoritmos diseñados para
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cargas de trabajo que incluyen sólo aplicaciones se-
cuenciales [1], [8], [5], [3], [12], [17] pretenden opti-
mizar el rendimiento ejecutando en los cores rápi-
dos aquellos programas con un mayor SF. En [12]
se ha demostrado que los planificadores que se ba-
san en modelos de estimación de SF ([12], [5]) obtie-
nen SFs más precisos e introducen menor sobrecarga
que las estrategias que requieren el muestreo del IPS
en ambos tipos de cores ([1], [8]). Por ello, Prop-SP
está equipado con modelos de estimación de SFs.

Para maximizar el rendimiento en cargas de traba-
jo que incluyen programas multihilo, algunos planifi-
cadores hacen uso de los cores rápidos del AMP como
aceleradores de las fases secuenciales de las aplica-
ciones paralelas [2], [6], [4]. El planificador a nivel
de aplicación propuesto en [2] es efectivo cuando la
aplicación en la que dicho planificador está imple-
mentado es la única ejecutándose en el sistema, pero
no aśı para cargas de trabajo multiprogramadas. Los
algoritmos de planificación PA [6] y CAMP [4] supe-
ran esta limitación proporcionando aceleración au-
tomática de las fases secuenciales de las aplicaciones
desde el sistema operativo. CAMP toma en consi-
deración tanto la cantidad de TLP de la aplicación
como el SF de sus threads al realizar la planifica-
ción (al igual que Prop-SP). Esto permite a CAMP
conseguir un rendimiento superior al de PA [4].

El algoritmo de planificación A-DWRR [9] es el
único planificador existente orientado a proporcionar
tanto justicia como soporte a prioridades en AMPs
con repertorio común de instrucciones. A diferencia
de Prop-SP, A-DWRR no tiene en cuenta la diversi-
dad entre los speedups de las aplicaciones y el he-
cho que éstos pueden variar durante la ejecución.
Además, A-DWRR realiza la distribución de tiem-
po de CPU entre hilos y no entre aplicaciones. Como
revela nuestra evaluación experimental, estos facto-
res llevan a A-DWRR a degradar la productividad
de forma significativa y evitan que este planificador
garantice slowdowns uniformes para aplicaciones de
la misma prioridad, especialmente cuando la carga
de trabajo incluye aplicaciones multihilo.

VI. Conclusiones

En este art́ıculo proponemos Prop-SP, un planifi-
cador que garantiza un uso justo de los cores en un
AMP a la vez que extrae un rendimiento aceptable
del sistema asimétrico. Para ello, Prop-SP equilibra
el incremento en el tiempo de ejecución que sufren
las aplicaciones de una carga de trabajo multipro-
gramada, explotando el hecho de que cada aplicación
puede derivar un beneficio distinto (speedup) del uso
de los cores rápidos de la plataforma. En nuestra
evaluación, hemos analizado la efectividad de la im-
plementación de Prop-SP en el kernel de Solaris y
lo hemos comparado con varios planificadores exis-
tentes para AMPs (HSP, CAMP, RR y A-DWRR).
Los resultados revelan que los planificadores HSP y
CAMP, que destinan los cores rápidos a ejecutar las
aplicaciones con mayor speedup, obtienen los mejo-
res resultados en cuanto a productividad pero fallan

a la hora de proporcionar justicia. Por otra parte,
A-DWRR y RR se comportan bien en términos de
justicia y rendimiento para cargas de trabajo consti-
tuidas por aplicaciones secuenciales únicamente. Sin
embargo, ambos degradan el rendimiento significa-
tivamente en escenarios en los que la carga de tra-
bajo incluye aplicaciones multihilo. Por el contrario,
Prop-SP es capaz de hacer un uso eficiente del AMP
y mejorar el compromiso rendimiento-justicia para
un amplio rango de cargas de trabajo. Los beneficios
de Prop-SP son especialmente pronunciados cuando
las cargas de trabajo incluyen programas multihilo.
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Prestaciones y consumo de caches h́ıbridas
variando la proporción de bancos SRAM
Alejandro Valero, Julio Sahuquillo, Salvador Petit, Pedro López y José Duato 1

Resumen— Las memorias cache se han implemen-
tado normalmente con tecnoloǵıa SRAM. Esta tec-
noloǵıa presenta un tiempo de acceso rápido pero con-
sumo de enerǵıa elevado y baja densidad. Al con-
trario, la reciente tecnoloǵıa eDRAM permite que
las caches tengan menor consumo de enerǵıa y área,
aunque un tiempo de acceso más lento. La tecnoloǵıa
eDRAM ofrece una reducción significativa de leakage
y área, especialmente en LLCs grandes que ocupan
casi la mitad del área de silicio en algunos microproce-
sadores recientes.

Este art́ıculo propone una LLC h́ıbrida que com-
bina bancos SRAM y eDRAM para abordar el com-
promiso existente entre prestaciones y enerǵıa. Con
este fin, se explora la proporción óptima de bancos
SRAM y eDRAM que consigue el mejor compromiso.
Se consideran mecanismos arquitectónicos para man-
tener los bloques MRU en bancos SRAM rápidos aśı
como para evitar lecturas destructivas innecesarias.

Los resultados experimentales muestran que, com-
parado con una LCC SRAM convencional, la
degradación de prestaciones no sobrepasa 2.9% en
la media (incluso con un 12.5% de bancos SRAM),
mientras que la reducción de área puede llegar hasta
un 46% para una LLC de 1MB-16v́ıas. Para una
tecnoloǵıa de 45nm, la métrica ED2P confirma que
una cache h́ıbrida resulta en un diseño mejor que
una cache SRAM convencional independientemente
del número de bancos eDRAM, y también mejor que
una cache eDRAM convencional cuando el número de
bancos SRAM es un cuarto o un octavo de los bancos
de cache.

Palabras clave— Bancos eDRAM, bancos SRAM,
caches h́ıbridas.

I. Introducción

LAS jerarqúıas de cache multinivel se han im-
plementado normalmente utilizando tecnoloǵıa

Static Random-Access Memory (SRAM) porque es la
tecnoloǵıa de memoria electrónica más rápida. Hoy
en d́ıa se están explorando y utilizando tecnoloǵıas
alternativas ya que SRAM presenta inconvenientes
importantes como baja densidad y consumo de en-
erǵıa estática o leakage elevado, el cual es propor-
cional al número de transistores. Estos inconve-
nientes se han convertido en retos de diseño impor-
tantes, de forma que no se contempla que en el futuro
la jerarqúıa de memoria esté sólo construida con tec-
noloǵıa SRAM, especialmente en el contexto de mul-
tiprocesadores.

Nuevos avances tecnológicos han permitido cons-
truir caches con otras tecnoloǵıas como embedded Dy-
namic RAM (eDRAM) o Magnetic RAM (MRAM).
La tabla I resume algunas propiedades de estas tec-
noloǵıas. La primera de ellas ofrece mayor densidad
y leakage mı́nimo y se ha utilizado para implementar

1Departamento de Informática de Sistemas y Com-
putadores, Universitat Politècnica de València, e-mails:
alvabre@gap.upv.es, {jsahuqui, spetit, plopez,
jduato}@disca.upv.es.

caches de último nivel (Last-Level Caches, -LLCs) de
procesadores comerciales como el IBM POWER7 [1].
Esta memoria basada en condensador integra celdas
DRAM en tecnoloǵıa de circuito lógico [2], lo cual
reduce significativamente el área respecto a celdas
de 6 transistores utilizadas en tecnoloǵıa SRAM. En
otras palabras, comparada con SRAM, la tecnoloǵıa
eDRAM incrementa la capacidad de almacenamiento
en un factor 3x para una área de silicio dada, ofre-
ciendo aśı una reducción importante de enerǵıa, so-
bretodo en LLCs grandes.

Un aspecto importante de diseño es que eDRAM
puede ser fabricada por tecnoloǵıas lógicas con cam-
bios mı́nimos en el proceso de fabricación. Esto sig-
nifica que ambas tecnoloǵıas eDRAM y SRAM se
pueden combinar en el die como ya se ha hecho en al-
gunas compañ́ıas [3]. Aunque otras tecnoloǵıas como
MRAM presentan menos leakage que eDRAM, las
limitaciones que existen en el proceso de fabricación
previenen que sean mezcladas en chips 2D conven-
cionales. Además, la baja velocidad de MRAM, en
particular para operaciones de escritura, sugiere el
uso de esta tecnoloǵıa para memoria principal en lu-
gar de caches.

Debido a que la tecnoloǵıa eDRAM es más lenta
que la tecnoloǵıa SRAM, las organizaciones basadas
en SRAM se diseñan normalmente como caches L1
ya que este nivel es especialmente importante para
las prestaciones; mientras que las caches eDRAM se
diseñan para obtener grandes capacidades y ahorro
de enerǵıa (principalmente leakage) trabajando como
LLCs.

Como cada tecnoloǵıa presenta sus ventajas e
inconvenientes, algunos trabajos anteriores se han
centrado en diseños de cache h́ıbridos que tienen
como objetivo aprovechar las ventajas de cada tec-
noloǵıa en diferentes componentes del procesador
como caches L1 [4] [5] y NUCAs [6] [7]. En [4] se de-
muestra que en caches L1 h́ıbridas eDRAM/SRAM,
debido a la alta localidad que exhiben los datos en
este nivel de la jerarqúıa de cache, las prestaciones
se mantienen implementando una sola v́ıa con tec-
noloǵıa SRAM. Esta configuración no funciona bien

TABLA I

Caracteŕısticas de SRAM, eDRAM y MRAM

Caracteŕıstica
Tecnol. Velocidad Densidad Leak.
SRAM rápida baja alto
eDRAM lenta alta bajo
MRAM lenta (lect.) alta muy

muy lenta (escr.) bajo
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en LLCs con un gran número de v́ıas, ya que la lo-
calidad de los datos es mucho menos predecible.

En este art́ıculo se propone un diseño de LLC
h́ıbrida y se explora el mejor compromiso entre
prestaciones y enerǵıa. Con este objetivo, el vector
de datos de la cache se implementa mediante bancos
con distintas tecnoloǵıas, cada una de ellas almace-
nando bloques de cache espećıficos. El diseño per-
sigue tres objetivos principales con respecto a una
cache SRAM convencional con la misma capacidad:
i) minimizar la pérdida de prestaciones, ii) reducir
el área de ocupación y iii) aumentar el ahorro de
consumo energético. El primer objetivo se consigue
almacenando los bloques más recientemente utiliza-
dos (MRU) en bancos SRAM, mientras que los dos
restantes se consiguen implementando un porcentaje
significativo de bancos con tecnoloǵıa eDRAM. Los
resultados experimentales muestran que, comparado
con una cache SRAM convencional con la misma ca-
pacidad de almacenamiento, la pérdida de presta-
ciones nunca excede, en la media, 2.9%, mientras que
el área se reduce en un 46%. Para una tecnoloǵıa
de 45nm, la métrica Energy-Delay squared Product
(ED2P) muestra que la cache h́ıbrida es un diseño
mejor que la cache SRAM convencional independi-
entemente de la proporción de bancos eDRAM, y
también mejor que una cache eDRAM convencional
cuando la cuarta u octava parte de los bancos se im-
plementa con SRAM.

El resto del art́ıculo se organiza como sigue. La
Sección II muestra la distribución de aciertos de
cache en las posiciones de la pila Least Recently Used
(LRU) para estimar la proporción de bancos SRAM y
eDRAM. La Sección III presenta el diseño de la LLC
h́ıbrida propuesta. La Sección IV analiza las presta-
ciones, ED2P y área que ofrece la propuesta. La
Sección V sintetiza los trabajos relacionados y final-
mente, las conclusiones se muestran en la Sección VI.

II. Motivación

Las caches L1 de datos concentran la mayoŕıa
de sus aciertos (p.e. más de un 90%) en el
bloque MRU [8]. Por tanto, en caches L1 h́ıbridas
eDRAM/SRAM es suficiente implementar una sola
v́ıa de cache con tecnoloǵıa SRAM y forzar que esta
v́ıa mantenga el bloque MRU [4]. Sin embargo, la
localidad de los datos en caches L2 es mucho menor
que en caches L1, por lo que esta implementación
conllevaŕıa prestaciones inaceptables en caches L2.

Variando la proporción de bancos eDRAM y
SRAM se puede obtener un amplio abanico de confi-
guraciones de cache. Los dos extremos definen caches
implementadas con una sola tecnoloǵıa. Estas caches
serán referidas como caches puras SRAM y eDRAM.
Estos extremos ofrecen las mejores prestaciones pero
mayor consumo de leakage y área, y las peores presta-
ciones pero menor consumo y área, respectivamente.
Entre estos extremos podemos variar el porcentaje
de bancos SRAM y eDRAM para beneficiar a las
prestaciones, consumo o área.

En un diseño de cache h́ıbrida se debe encontrar
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Fig. 1. Porcentaje de aciertos en las posiciones de la pila
LRU.

el punto óptimo en el espacio de diseño, es decir, el
diseño debe proporcionar el mejor compromiso entre
prestaciones, consumo energético y área.

En este art́ıculo se asume una LLC (cache L2) aso-
ciativa por conjuntos de 16 v́ıas y una capacidad de
1MB. Con el objetivo de servir como gúıa para esti-
mar cuantas v́ıas se deben implementar con bancos
SRAM, esta sección analiza la distribución de acier-
tos.

Esta distribución se ha obtenido para la pila LRU
con el objetivo de analizar si los aciertos se concen-
tran en unos pocos bloques en la cabeza de la pila.
En ese caso, estos bloques se deben almacenar en
los bancos SRAM rápidos mediante operaciones de
intercambio o swap para mover bloques entre ban-
cos de distintas tecnoloǵıas. La Figura 1 muestra los
resultados para las aplicaciones SPEC2000 [9]1. La
etiqueta pos-0 se refiere a la posición que almacena
el bloque MRU, mientras que pos-15 es la localidad
que alberga el bloque LRU. La etiqueta pos-{x-y}
denota aciertos entre las posiciones x e y en la pila,
ambas inclusive.

Como puede observarse, al contrario que en caches
L1 donde más de un 90% de aciertos se concentran
en el bloque MRU, los aciertos se distribuyen entre
las diferentes posiciones de la pila LRU en caches L2.
Aunque esta distribución está claramente acumulada
hacia las posiciones en la cima de la pila, la cache re-
queriŕıa más de la mitad de su capacidad (8 v́ıas)
para conseguir un 90% de aciertos de cache. Nótese
que en 8 de 12 aplicaciones la v́ıa MRU captura sólo
un 50% de ciertos de cache. Por tanto, implemen-
tar sólo esta v́ıa con tecnoloǵıa SRAM conllevaŕıa
prestaciones inaceptables.

III. Diseño LLC H́ıbrida

Esta sección discute los mecanismos arqui-
tectónicos que se utilizan para evitar lecturas des-
tructivas innecesarias en bancos eDRAM y para
mantener los datos MRU en bancos SRAM. Además,
se presenta un mecanismo de refresco distribuido
para evitar descargas de condensador.

Este art́ıculo asume que cada banco implementa
dos v́ıas, lo que resulta en una LLC de 16 v́ıas con 8
bancos. Este número de bancos es aceptable, puesto
que se pueden encontrar otros diseños en la literatura

1Aquellas aplicaciones que exhiben una tasa de acierto L2
mayor que un 95% no se han considerado en este estudio. Los
parámetros arquitectónicos se muestran en la Sección IV.
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TABLA II

Caches convencionales e h́ıbridas con el número correspondiente de v́ıas, bancos y porcentaje de bancos SRAM

Configuración v́ıas SRAM v́ıas eDRAM bancos SRAM bancos eDRAM porcentaje SRAM
16S 16 0 8 0 100
8S-8D 8 8 4 4 50
4S-12D 4 12 2 6 25
2S-14D 2 14 1 7 12.5
16D 0 16 0 8 0

con más bancos [10]. Como cada banco del vector de
datos se puede implementar con tecnoloǵıa SRAM
o eDRAM, se pueden estudiar diversas configuracio-
nes de cache. La Tabla II resume las configuraciones
consideradas, especificando el número de v́ıas y ban-
cos SRAM y eDRAM de cada configuración de cache
y la proporción de bancos SRAM.

Las caches convencionales en ambos extremos de
la tabla son las SRAM pura (16S) y eDRAM pura
(16D), que tienen todos sus bancos implementados
con tecnoloǵıa SRAM y eDRAM, respectivamente.
El vector de etiquetas se construye con celdas SRAM
independientemente de la configuración de cache,
puesto que las etiquetas son mucho más pequeñas
que el vector de datos, es decir, los beneficios en con-
sumo y área son mucho menores en esta estructura, e
implementarla con eDRAM afectaŕıa negativamente
al tiempo de acceso.

A. Acceso a la Cache Hı́brida

Para reducir el tiempo de acceso, las caches con-
vencionales normalmente solapan el acceso al vec-
tor de etiquetas con el acceso a todas las v́ıas del
vector de datos, seleccionando finalmente la v́ıa ob-
jetivo. Sin embargo, esto hace que el consumo de
enerǵıa aumente en caches h́ıbridas porque las lec-
turas en eDRAM son destructivas y estas opera-
ciones requieren re-escribir los datos. Por tanto, el
acceso a caches h́ıbridas se separa en dos etapas como
se muestra en la Figura 2. En la primera etapa,
se accede a todas las etiquetas (implementadas con
SRAM) y a todos los bancos SRAM (vector de datos
SRAM) en paralelo. Si los datos solicitados están
en una v́ıa SRAM, el tiempo de acceso a la cache
h́ıbrida es tan rápido como un acierto en una cache
SRAM convencional y la segunda etapa no se lleva a
cabo, es decir, no se accede a ninguna v́ıa eDRAM.
En caso de un fallo de cache en el vector de datos
SRAM pero acierto en una etiqueta asociada a una
v́ıa eDRAM, la segunda etapa se lleva a cabo y sólo
se accede a la v́ıa eDRAM requerida. En este caso, el
tiempo de acceso incluye la comparación de etique-
tas más el acceso a los datos eDRAM. Ante un fallo
de cache, no se accede a ninguna v́ıa eDRAM y los
datos requeridos se obtienen de memoria principal.

B. Cómo Mantener los Bloques en la Cima de la Pila
LRU en Bancos SRAM

Para mantener los datos MRU en bancos SRAM
rápidos se debe modificar el controlador de cache
para manejar operaciones de swap entre bancos
SRAM y eDRAM, similarmente a como se hace

vector de
etiquetas

vector de datos
DRAM

vector de datos
SRAM

Primera etapa Segunda etapa

acierto

Fig. 2. Diagrama de acceso a la cache h́ıbrida. Las cajas
grises representan las partes accedidas de la cache.

en [7]. Para seleccionar adecuadamente los bloques a
transferir, también se ha de mantener una pila LRU
separada en cada vector de datos SRAM y eDRAM.
El mecanismo funciona como sigue. En un acierto
en eDRAM, el bloque solicitado se transfiere desde
su banco eDRAM al banco SRAM que contiene el
bloque LRU del vector de datos SRAM, el cual a
su vez se transfiere al banco eDRAM. Después de
esta operación de swap, los dos bloques involucra-
dos serán los MRU de cada vector de datos. Puesto
que el vector de datos SRAM tiene su propia pila
LRU, un bloque no deja este vector y se transfiere al
vector eDRAM hasta que pasa a ser el LRU y se se-
lecciona para llevar a cabo la operación de swap. Sin
embargo, nótese que este bloque reside en el mismo
banco SRAM desde su llegada hasta que se reem-
plaza del vector SRAM y no hay movimientos de
bloques mientras estos se encuentran en un vector
dado (SRAM o eDRAM).

En un fallo de cache, el bloque LRU del vector
eDRAM se selecciona como reemplazo. Debido a
que el bloque entrante que se copia desde memo-
ria principal se aloja en un banco SRAM, el con-
trolador dispara una transferencia de datos unidirec-
cional desde el bloque LRU del vector SRAM hacia el
bloque eDRAM que contiene el bloque v́ıctima. Por
supuesto, los bits de estado se deben actualizar en
consecuencia. Nótese también que dividiendo la pila
LRU en dos se reduce el número de bits de estado.

C. Refresco Distribuido

Aunque las operaciones de swap evitan el refresco
de los datos eDRAM accedidos, los contenidos en
eDRAM que no se referencian durante un periodo
de tiempo largo se pueden perder porque los con-
densadores pierden su estado con el tiempo. Esta
pérdida de datos afecta a las prestaciones puesto
que estos datos, si se requieren, deben obtenerse de
memoria principal. Para evitar estas situaciones, se
deben llevar a cabo operaciones de refresco en todos
los bloques eDRAM en caches h́ıbridas y eDRAM
puras antes de que los condensadores pierdan el valor
almacenado, es decir, antes de que expire su tiempo
de retención.

El tiempo de retención depende de la capacitan-

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 58



TABLA III

Parámetros de la máquina

Núcleo del microprocesador

Poĺıtica issue Fuera de orden
Predictor de saltos Hybrid gShare/Bimodal:

gShare: 14-bits de historia
global y 16K contadores
de 2-bits. Bimodal: 4K
contadores de 2-bits.
Selector de predictor con
4K contadores de 2-bits

Penalización predictor 10 ciclos
Ancho fetch, issue y commit 4 instrucciones/ciclo
Tamaño ROB (entradas) 128
# Int/FP ALUs 4/4

Jerarqúıa de memoria

Cache L1 de datos 16KB-2v́ıas, 64B-ĺınea
Tiempo de acceso L1 2 ciclos
Cache L2 unificada 1MB-16v́ıas, 64B-ĺınea
Tiempo de acceso L2 Etiquetas: 2 ciclos

Bancos SRAM: 6 ciclos
Bancos eDRAM: 9 ciclos

Memoria principal 100 ciclos

cia. En este trabajo se asume que las celdas eDRAM
se implementan con condensadores de trinchera [11]
con una capacitancia de 10fF, la cual corresponde
a un tiempo de retención de 190K ciclos de proce-
sador para una frecuencia de 3GHz [12]. Para mitigar
la penalización de refresco, asumimos un mecanismo
de refresco distribuido entre los bancos, donde cada
bloque eDRAM se refresca regularmente. El periodo
entre dos operaciones de refresco consecutivas se es-
tablece como el tiempo de retención dividido por el
número de bloques eDRAM. Esto garantiza que to-
dos los bloques eDRAM se refrescan antes de que el
tiempo de retención expire.

IV. Evaluación Experimental

Esta sección presenta el entorno de simulación uti-
lizado para evaluar prestaciones, enerǵıa y área de
las caches estudiadas. Las caches h́ıbridas han sido
modeladas con el simulador SimpleScalar [13]. Los
resultados obtenidos incluyen el tiempo de ejecución
de las aplicaciones y los eventos de memoria (acier-
tos de cache, fallos, writebacks, swaps2 y refrescos)
requeridos para estimar el consumo de leakage y
dinámico, respectivamente. También se ha mode-
lado contención de bancos debido a todos estos even-
tos de memoria en caches h́ıbridas y eDRAM puras.
En otras palabras, un acceso a un banco dado debe
esperar hasta que el acceso previo al mismo banco
finaliza y el controlador de cache lo libera. Accesos a
bancos diferentes pueden hacerse concurrentemente.
La enerǵıa dinámica por acceso, leakage y área fueron
estimados con CACTI 5.3 [14] para una tecnoloǵıa de
45nm. El consumo total fue calculado combinando
los resultados de los dos simuladores.

Los resultados experimentales se obtuvieron con-
figurando SimpleScalar para el juego de instruccio-
nes Alpha y lanzando las aplicaciones SPEC2000,

2El consumo dinámico de las operaciones de swap se ha com-
putado como la suma de enerǵıa de un acceso de lectura a los
bancos SRAM, un acceso de lectura a un banco eDRAM, un
acceso de escritura a un banco eDRAM y un acceso de escrit-
ura a un banco SRAM.

que se evaluaron utilizando las entradas ref, ejecu-
tando 1000M de instrucciones antes de obtener es-
tad́ısticas y simulando posteriormente 500M de ins-
trucciones con detalle. La Tabla III resume los
parámetros arquitectónicos utilizados en los experi-
mentos. Los tiempos de acceso fueron obtenidos con
la herramienta CACTI para una frecuencia de 3GHz.

A. Evaluación de las Prestaciones

Para entender mejor los resultados de prestaciones,
cuantificamos en primer lugar la tasa de aciertos en
los tipos de banco de cache puesto que trabajan a
velocidades diferentes. Recuérdese que el diseño no
permite pérdida de información debido a descarga
de condensadores. Por tanto, la tasa de acierto total
es la misma que la obtenida en caches puras. La
Figura 3 muestra los resultados.

Como se esperaba, la tasa de acierto en bancos
eDRAM incrementa con el número de v́ıas eDRAM.
No obstante, esta tendencia no se cumple en unas
pocas aplicaciones. Por ejemplo, la tasa de acierto
eDRAM en art es casi la misma independientemente
de la configuración de cache. Este comportamiento
se puede explicar observando la Figura 1. En este
benchmark, la posición MRU y la siguiente capturan
un 50% de los aciertos, mientras que las localidades
desde 8 hasta 15 en la pila LRU capturan casi todo el
resto de aciertos. La tasa de aciertos eDRAM es, en
la media, un 8%, 13% y 17% para las caches h́ıbridas
8S-8D, 4S-12D y 2S-14D, respectivamente.

Para mejorar las prestaciones es importante que
la tasa de aciertos eDRAM se mantenga tan baja
como sea posible ya que un acceso a una v́ıa eDRAM
necesita más ciclos que un acceso a una v́ıa SRAM.
La degradación de prestaciones o contención de
banco también viene determinada por las opera-
ciones periódicas de refresco. Estas pérdidas no son
constantes puesto que el tiempo que pasa entre dos
refrescos periódicos consecutivos se hace más corto
conforme el número de bloques eDRAM aumenta.
Además, en las caches puras 16D, las lecturas re-
quieren refrescar los datos porque estas operaciones
son destructivas, lo que también induce contención
de banco. En contraste, la contención de banco en
un acierto eDRAM en caches h́ıbridas viene inducida
por la operación de swap entre bancos eDRAM y
SRAM.

La Figura 4 muestra el slowdown de las caches
analizadas respecto a la cache SRAM pura (mejor
cuanto más bajo). Como esperábamos, el slowdown
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Fig. 4. Slowdown (%) de las caches analizadas respecto a la
cache SRAM convencional.

aumenta con el número de v́ıas eDRAM. En gene-
ral, la pérdida de prestaciones es mayor en aquellas
aplicaciones con una tasa de acierto alta en bancos
eDRAM. Por ejemplo, en twolf, la tasa de acierto
eDRAM es tan alta como un 34% en la configu-
ración 2S-14D, lo que se traduce en un 9% de slow-
down. La arquitectura 16D se ve fuertemente afec-
tada tanto por el acceso más lento a eDRAM como
por contención de banco. Por ejemplo, en twolf y
apsi, el slowdown es un 16.2% y 15.9%, respectiva-
mente, lo que resulta en prestaciones inaceptables.
La degradación de prestaciones es, en la media, un
1.8%, 2.2% y 2.9% en las caches h́ıbridas 8S-8D, 4S-
12D y 2S-14D, respectivamente. En la configuración
16D, el slowdown llega hasta un 5.2%. Finalmente,
nótese que un número de 8 bancos es suficiente para
obtener un slowdown razonable para LLCs h́ıbridas.

B. ED2P y Área

Esta sección evalúa en primer lugar el compromiso
entre prestaciones y enerǵıa utilizando la métrica
ED2P puesto que refleja si el diseño h́ıbrido es efec-
tivo para las tecnoloǵıas futuras. Después se deter-
minan los beneficios en área.

Para computar el ED2P, el consumo de enerǵıa
se ha obtenido como la suma de leakage y enerǵıa
dinámica después de lanzar 500M de instrucciones.
Los resultados incluyen el consumo tanto del vector
de etiquetas como del vector de datos. Nótese que el
impacto de las operaciones de swap se ha tenido en
cuenta, y representa entre un 11% y 13% del total
de enerǵıa dinámica dependiendo de la configuración
h́ıbrida. La Figura 5 muestra el ED2P normalizado
respecto a la cache 16S (mejor cuanto más bajo).

Comparado con la cache SRAM convencional, to-
das las configuraciones estudiadas reducen el ED2P
a pesar de la degradación de prestaciones obtenida.
Esto es principalmente por el hecho de que las caches
h́ıbridas y eDRAM puras reducen significativamente
el leakage por diseño. Esto muestra la importancia
de diseños de LLC basados en eDRAM, y especial-
mente diseños h́ıbridos, ya que las caches 4S-12D y
2S-14D presentan, en la media, una mayor reducción
de ED2P respecto a la cache 16D. En particular, la
propuesta 4S-12D reduce el ED2P en 6 de 12 bench-
marks respecto a 16D, mientras que 2S-14D obtiene
mejores resultados en 10 aplicaciones. Esto es prin-
cipalmente porque, respecto a las caches h́ıbridas, la
configuración 16D, a pesar de ser la cache que con-
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Fig. 5. ED2P normalizado (%) respecto a la cache SRAM
convencional.

sume menos leakage, aumenta el tiempo de ejecución
(ver Figura 4) y la enerǵıa dinámica. Esto se debe a
que la cache 16D accede a todas las v́ıas en paralelo,
sus lecturas son destructivas y refresca más bloques
eDRAM. Nótese que la cache eDRAM pura presenta
mejor ED2P comparada con la configuración 8S-8D,
puesto que la cache h́ıbrida, al estar la mitad basada
en SRAM, consume una cantidad de leakage consi-
derable.

La reducción de ED2P es, en la media, un 57% y
66% para 4S-12D y 2S-14D, respectivamente. Este
porcentaje es un 50% para 16D. Por tanto, una cache
h́ıbrida con un 12.5% de sus bancos implementados
con tecnoloǵıa SRAM (2S-14D) o 25% (4S-12D) es
un diseño de cache mejor que la propuesta eDRAM
pura.

Las caches h́ıbridas y eDRAM puras requieren
menos área que la cache SRAM puesto que las cel-
das eDRAM tienen mayor densidad que las SRAM.
Teniendo en cuenta que, de acuerdo con CACTI, los
valores de área de una celda SRAM y eDRAM son
0.296µm2 y 0.062µm2, respectivamente, para una
tecnoloǵıa de 45nm, la configuración 16D es la que
más reduce el área del vector de datos (un 56%),
seguida de cerca por la propuesta 2S-14D (49%).
Como el vector de etiquetas se construye con cel-
das SRAM, no se pueden obtener beneficios de esta
pequeña estructura de cache. Por tanto, la reducción
de área total es un 53% y 46% para la cache eDRAM
pura y 2S-14D, respectivamente.

V. Trabajos Relacionados

Para obtener las ventajas que cada tecnoloǵıa de
memoria ofrece, algunos trabajos anteriores se han
centrado en arquitecturas de cache h́ıbridas en dife-
rentes estructuras del microprocesador como caches
L1 y NUCAs.

Valero et al. [4] [5] proponen una celda h́ıbrida de
n bits, referida como macrocelda, que consiste en una
celda SRAM, n-1 celdas eDRAM y n-1 transistores
puente que permiten movimientos internos entre cel-
das SRAM y eDRAM. La macrocelda se utiliza para
implementar caches L1 de datos asociativas por con-
juntos de n v́ıas, resultando en una cache con una
v́ıa SRAM y n-1 v́ıas eDRAM. Debido a la alta lo-
calidad de los datos en caches L1, se fuerza a que
la v́ıa SRAM mantenga los datos MRU. Desafortu-
nadamente, la localidad de los datos en las LLC es
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muy diferente, por lo que un número significante de
accesos se haŕıan en las celdas eDRAM lentas.

En [6], Wu et al. proponen dos diseños h́ıbridos:
LHCA y RHCA. En el primer diseño se implementa
la cache L3 con eDRAM, MRAM o Phase-change
RAM (PRAM), mientras que las caches L1 y L2 se
implementan con tecnoloǵıa SRAM. En el segundo,
las caches L2 y L3 se juntan en un solo nivel para for-
mar un par de regiones. Una región está formada por
celdas SRAM y la otra por celdas eDRAM, MRAM
o PRAM, mientras que la cache L1 es SRAM. Este
diseño requiere más complejidad hardware que nues-
tra propuesta para manejar operaciones de swap en-
tre regiones, puesto que el diseño no sólo requiere la
pila LRU para todos los bloques de un conjunto, sino
también un bit adicional por bloque SRAM y un con-
tador en saturación de 2 bits por bloque eDRAM. Al
contrario que en este trabajo, no se vaŕıa el tamaño
de la región SRAM, la cual se fija a 256KB en todos
los experimentos.

Lira et al. [7] proponen dos arquitecturas diferen-
tes (homogénea y heterogénea) para NUCAs h́ıbridas
eDRAM/SRAM. En la organización homogénea, los
bancos SRAM rápidos se encuentran cerca de los
núcleos y almacenan los bloques más frecuentemente
utilizados, mientras que los bancos eDRAM se alojan
en el centro de la NUCA. Sin embargo, los datos com-
partidos afectan a esta propuesta porque estos datos
suelen encontrarse en los bancos eDRAM lentos. Por
otra parte, la arquitectura heterogénea balancea el
número de bancos SRAM y eDRAM con la posición
de los mismos (cerca de los núcleos o en el centro
de la NUCA). Los resultados muestran que el mismo
número de bancos SRAM y eDRAM ofrecen el mejor
compromiso entre prestaciones, consumo y área en
esta organización.

VI. Conclusiones

Las memorias cache han sido implementadas nor-
malmente con tecnoloǵıa SRAM para conseguir ve-
locidad alta de acceso. Sin embargo, esta tecnoloǵıa
presenta inconvenientes importantes como consumo
de leakage y área. Por otra parte, los avances tec-
nológicos han permitido que las caches se imple-
menten con tecnoloǵıa eDRAM, que presenta un con-
sumo menor de leakage y área a expensas de un ac-
ceso no tan rápido como SRAM. Como ambas tec-
noloǵıas son compatibles CMOS, se pueden combinar
en el mismo die durante el proceso de fabricación. La
tecnoloǵıa eDRAM ha sido utilizada en LLCs, donde
la enerǵıa es un aspecto de diseño importante.

En este art́ıculo, ambas tecnoloǵıas SRAM y
eDRAM se han combinado en la LLC, resultando
en un diseño de cache h́ıbrida novel consistente en
bancos SRAM y eDRAM. La proporción óptima de
bancos SRAM se ha explorado para obtener el mejor
compromiso entre prestaciones, enerǵıa y área. Se
han considerado mecanismos arquitectónicos para
mantener los datos más recientemente accedidos en
los bancos SRAM y para evitar lecturas destructivas
innecesarias en los bancos eDRAM.

Los resultados experimentales mostraron que,
comparado con una LLC SRAM convencional con la
misma capacidad, la pérdida de prestaciones nunca
excede, en la media, 2.9%, mientras que la reducción
de área es un 46% para una cache h́ıbrida de 1MB-
16v́ıas. Para una tecnoloǵıa de 45nm, la métrica
ED2P ha confirmado que, en la media, la cache
h́ıbrida es un diseño mejor que la cache SRAM in-
dependientemente del número de bancos eDRAM.
Más aún, al contrario de lo esperado, los resulta-
dos mostraron que el diseño h́ıbrido es mejor que
una cache eDRAM cuando el porcentaje de bancos
SRAM es 12.5% y 25%.

Finalmente, como trabajo futuro pretendemos
evaluar el potencial de la arquitectura h́ıbrida en sis-
temas Chip Multi-Processor (CMP), donde diferen-
tes hilos comparten la LLC y la localidad de los datos
cambia.
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de València (SP20120748).

Referencias

[1] B. Sinharoy et al., “IBM POWER7 multicore server pro-
cessor,” IBM J. Research and Development, vol. 55, no.
3, 2011.

[2] R. E. Matick and S. E. Schuster, “Logic-Based eDRAM:
Origins and Rationale for Use,” IBM J. Research and
Development, vol. 49, no. 1, pp. 145–165, 2005.

[3] http://www.uniramtech.com/embedded dram.php.
[4] A. Valero et al., “An Hybrid eDRAM/SRAM Macrocell

to Implement First-Level Data Caches,” in Proc. 42th
Ann. IEEE/ACM Int’l Symp. Microarchitecture, 2009,
pp. 213–221.

[5] A. Valero et al., “Design, Performance, and Energy
Consumption of eDRAM/SRAM Macrocells for L1 Data
Caches,” IEEE Trans. Computers, vol. 61, no. 9, pp.
1231–1242, 2012.

[6] X. Wu et al., “Hybrid Cache Architecture with Disparate
Memory Technologies,” in Proc. 36th Ann. Int’l Symp.
Computer Architecture, 2009, pp. 34–45.

[7] J. Lira et al., “Implementing a hybrid SRAM / eDRAM
NUCA architecture,” in Proc. 18th Int’l Conf. High Per-
formance Computing, 2011, pp. 1–10.

[8] S. Petit et al., “Exploiting Temporal Locality in Drowsy
Cache Policies,” in Proc. 2nd Conf. Computing Fron-
tiers, 2005, pp. 371–377.

[9] Standard Performance Evaluation Corporation, avail-
able online at http://www.spec.org/cpu2000.

[10] T. Kirihata et al., “An 800-MHz Embedded DRAM with
a Concurrent Refresh Mode,” IEEE J. Solid-State Cir-
cuits, vol. 40, no. 6, pp. 1377–1387, 2005.

[11] B. Keeth et al., DRAM Circuit Design. Fundamental and
High-Speed Topics, John Wiley and Sons, Inc., Hoboken,
New Jersey, 2008.

[12] A. Valero et al., “Impact on Performance and Energy
of the Retention Time and Processor Frequency in L1
Macrocell-Based Data Caches,” IEEE Trans. Very Large
Scale Integration Systems, vol. 20, no. 6, pp. 1108–1117,
2012.

[13] D. C. Burger and T. M. Austin, “The simplescalar tool
set, version 2.0,” Computer Architecture News, vol. 25,
no. 3, pp. 13–25, 1997.

[14] S. Thoziyoor et al., “CACTI 5.1,” Hewlett-Packard Lab-
oratories, Palo Alto, Technical Report, 2008.

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 61



Planificación Considerando Degradación de
Prestaciones por Contención

Josué Feliu 1, Julio Sahuquillo 1, Salvador Petit 1 y José Duato 1

Resumen—Algunos trabajos recientes se han centra-
do en la planificación de tareas con el fin de reducir la
contención en el ancho de banda disponible. Los plani-
ficadores propuestos t́ıpicamente calculan el ancho de
banda medio requerido por la carga y tratan de man-
tener este consumo a lo largo de toda la ejecución, lo
que provoca que la degradación de cada benchmark
sea bastante constante independientemente de la car-
ga.

En este art́ıculo se analiza, en primer lugar, la de-
gradación de prestaciones que sufren los benchmarks
al ejecutarse en situaciones con ancho de banda con-
sumido alto y constante, simulando la situación des-
crita anteriormente. A partir de este análisis, se pro-
pone una estrategia de planificación que favorece la
ejecución de los benchmarks con mayor degradación
en situaciones de menor contención.

La propuesta de planificación se ha evaluado en un
sistema real mejorando las prestaciones ofrecidas tan-
to por Linux como por planificadores actuales que
consideran la contención en el ancho de banda. La
aceleración media obtenida del tiempo de ejecución
de las cargas es del 6.64 % respecto a Linux, con una
aceleración máxima superior al 9.5 %.

Palabras clave— Contención de memoria, planifica-
ción, jerarqúıa de cache, degradación de prestaciones

I. Introducción

LOS procesadores multinúcleo se han convertido
en el diseño común para los microprocesadores

de altas prestaciones. Estos multiprocesadores en un
chip (CMP) incorporan varios núcleos en un mismo
chip y tienen potencial para ofrecer unas prestacio-
nes superiores a las de los procesadores mononúcleo
reduciendo, además, los problemas de consumo, en-
capsulado y refrigeración que éstos presentaban.

El principal cuello de botella de los CMPs se en-
cuentra en la interconexión entre el propio chip y la
memoria principal. En los primeros CMPs, la com-
ponente más importante de este cuello de botella era
la latencia de acceso a memoria. Sin embargo, a me-
dida que las capacidades multinúcleo y multihilo de
los procesadores han ido creciendo, la contención en
el ancho de banda disponible para acceder a memoria
se ha convertido en la principal preocupación, pues
además de reducir las prestaciones de los CMPs com-
plica su escalabilidad.

Para tratar de reducir el número de accesos a me-
moria principal, los procesadores actuales implemen-
tan jerarqúıas de memoria con tres niveles de cache
y grandes caches de último nivel (LLC) que ya alcan-
zan varias decenas de MBs. Además, para mejorar la
utilización de estas caches tan grandes, muchas ve-
ces se implementan como caches compartidas entre

1Departamento de Informática de Sistemas y Compu-
tadores (DISCA), Universitat Politècnica de València,
e-mail: jofepre@fiv.upv.es, {jsahuqui, spetit, jduato}
@disca.upv.es

un subconjunto de núcleos. Aśı, procesadores como
el Intel Dunnington o el Power 5 utilizan caches com-
partidas en dos niveles de la jerarqúıa de cache. La
presencia de núcleos multihilo también provoca un
comportamiento similar en caches privadas como la
L1, pues son varios hilos de ejecución los que com-
parten el ancho de banda disponible para acceder a
esta cache.

Las estrategias de planificación también pueden
ayudar a reducir la contención en el acceso a me-
moria principal. Por ello, recientemente se han pro-
puesto estrategias que tienen en cuenta el ancho de
banda requerido por los procesos en ejecución para
planificarlos de manera que no se exceda la capaci-
dad del bus. De este modo, se consigue evitar que
una excesiva demanda de acceso a memoria princi-
pal cree contención, provocando pérdida de presta-
ciones. Además, si el número de peticiones es muy
alto y no se distribuye correctamente puede provo-
car la saturación del bus, lo que implicaŕıa una cáıda
de prestaciones mucho más drástica.

El art́ıculo presenta dos aportaciones principales.
En primer lugar se analiza la degradación que sufren
los benchmarks cuando se ejecutan con planificadores
que consideran la contención en el acceso a memoria
principal. El análisis muestra que esta degradación
está relacionada con el ancho de banda de memoria
requerido por los benchmarks y permite diferenciar
entre benchmarks muy sensibles a esta degradación y
benchmarks poco sensibles. A partir de este análisis,
y tomando como base un planificador que conside-
ra la contención a lo largo de toda la jerarqúıa de
memoria, se propone una estrategia de planificación
que favorece la ejecución de los procesos más sensi-
bles en situación de menor contención de memoria
para minimizar su degradación de prestaciones.

Los resultado experimentales muestran que el pla-
nificador propuesto mejora las prestaciones de plani-
ficadores que consideran la contención actuales [1]
[2]. Comparado con Linux, ofrece una aceleración
media del 6.64 % para las cargas evaluadas, con una
mejora de prestaciones máxima por encima del 9.5 %.
Además, cabe destacar que la evaluación se ha rea-
lizado con un procesador de cuatro núcleos con lo
que es de esperar que la contención, y por tanto,
el incremento de prestaciones sea mayor en futuros
procesador con un mayor número de núcleos.

El resto del art́ıculo se organiza como sigue. La
Sección II presenta el estado del arte. La Sección III
describe la plataforma experimental. La Sección IV
analiza la degradación de prestaciones provocada por
contención al ejecutar procesos con un planificador
que considera la contención en el acceso a memoria
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principal. La Sección V explica el algoritmo de pla-
nificación propuesto. La Sección VI describe la me-
todoloǵıa empleada y evalúa las prestaciones de la
propuesta. Finalmente, la Sección VII presenta las
conclusiones del trabajo.

II. Estado del arte

Un gran número de trabajos de investigación re-
cientes se han centrado en los recursos compartidos
por núcleos o threads en los actuales CMPs. Dado
que el ancho de banda es uno de los recursos que
presenta un mayor impacto en las prestaciones de los
sistemas, muchos trabajos han propuesto estrategias
de planificación y ubicación de procesos tratando de
evitar los efectos negativos provocados por la conten-
ción.

Alguno trabajos preliminares [3], [1] en el tema
se centraron en la contención en el acceso a memo-
ria principal. Antonopoulos et al. [3] propuso varias
poĺıticas de planificación tratando de que el ancho
de banda total consumido en cada quantum se apro-
ximara al ancho de banda pico del sistema. Sin em-
bargo, Xu et al. [1] demostró que la contención pod́ıa
aparecer incluso cunado el ancho de banda total con-
sumido está por debajo del pico debido a los patrones
de acceso irregulares que pueden presentar los pro-
cesos. Por ello, propuso distribuir el total de accesos
a memoria de un carga a lo largo de su tiempo de
ejecución con el fin de minimizar la contención me-
diante una poĺıtica de planificación.

En relación a la contención en la LLC, Tang et al.
[4] analizó el impacto de la compartición de los recur-
sos de memoria en aplicaciones de centros de datos
y observó que la compartición inapropiada de los re-
cursos de la LLC puede provocar una degradación
importante. Para abordarla, los autores propusieron
dos aproximaciones la asignación de los procesos a
los núcleos de forma que se mejora la compartición
de recursos en la LLC. En [5], Zhuralev et al. propu-
sieron un algoritmo de planificación que consideraba,
entre otros, la contención por el espacio en la LLC.
Knauerhase et al. [6] presentaron un planificador que
observaba las propiedades de los procesos utilizando
contadores de prestaciones para seleccionar los pro-
cesos a ejecutar reduciendo la interferencia en las ca-
ches. Fedorova et al. [7] propusieron un algoritmo de
planificación para favorecer los procesos cuyas pres-
taciones se ven más afectadas por una compartición
injusta de la cache.

Por último, trabajos más recientes consideran di-
versos niveles de la jerarqúıa de cache. Feliu et al. [2]
abordó la contención en el ancho de banda a lo largo
de la jerarqúıa de memoria para minimizar la con-
tención equilibrando los accesos a cada una de las
caches del sistema, mientras que Eyerman y Eeck-
hout [8] utilizan los fallos en los diferentes niveles de
cache para estimar la simbiosis entre procesos de una
manera probabiĺıstica.

Main memory

L2

L1

L2

L1 L1 L1

Core Core Core Core

Fig. 1. Jerarqúıa de memoria del Intel Xeon X3320

III. Plataforma experimental

La plataforma experimental sobre la que se han
realizado las evaluaciones dispone de un procesador
Intel Xeon X3320 [9] con cuatro núcleos que funciona
a una frecuencia de reloj de 2.5 GHz y cuenta con una
memoria principal de 4 GB DDR2. La jerarqúıa de
cache del procesador dispone de dos niveles de cache.
La cache L1 es privada para cada núcleo y dispone
de 32 KB para datos y 32 KB para instrucciones,
mientras que el nivel L2 está formado por dos caches
de 3 MB, cada una compartidas por dos núcleos. La
Figura 1 presenta la jerarqúıa de memoria del proce-
sador, donde el ancho de banda para acceder a L2 y
memoria principal es compartido por varios núcleos,
convirtiéndose en un posible cuello de botella.

El sistema utiliza la distribución Fedora Core 10
Linux con el núcleo 2.6.29. La libreŕıa libpfm y el
programa perfmon2 se utilizan para acceder a los
contadores de prestaciones [10]. Para medir las pres-
taciones de los procesos se mide el número de ins-
trucciones y ciclos que ejecuta cada uno, mientras
que las peticiones a caches y memoria principal se
utilizan para obtener su ancho de banda consumido
en cada nivel de la jerarqúıa.

IV. Inconvenientes de la planificación
considerando la contención

El comportamiento t́ıpico de los planificadores que
consideran la contención en el ancho de banda de ac-
ceso a memoria principal consiste en planificar los
procesos de forma que el ancho de banda total con-
sumido en cada quantum sea relativamente alto y
constante.

El experimento que proponemos para analizar la
degradación de prestaciones en esta situación con-
siste en ejecutar cada benchmark junto con tres co-
runners de forma que el ancho de banda total con-
sumido sea de 30 transacciones por microsegundo, el
cual es el valor medio consumido por las cargas eva-
luadas en la Sección VI. Como co-runner se utiliza
un microbenchmark [2], configurado en función del
benchmark a analizar para obtener la tasa global de
accesos a memoria deseada.

La Figura 2 presenta los resultados de este experi-
mento, ordenando los benchmarks de mayor a menor
degradación. Las barras muestran, para cada bench-
mark, la degradación sufrida en el experimento des-
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Fig. 2. Degradación del IPC al ejecutarse con tres micro-
benchmarks y un BWL2 global de 30 trans/usec

crito, mientras que la ĺınea indica el ancho de banda
de acceso a memoria principal consumido por cada
benchmark (BWMM ) cuando se ejecuta en solitario.

Se puede observar que la degradación y el ancho
consumido por los benchmarks están muy relaciona-
dos. Todos los benchmarks con un ancho de banda
superior a 2 trans/usec sufren una degradación de
prestaciones superior al 10 % (excepto astar), mien-
tras que por el contrario, todos los benchmarks con
un ancho de banda inferior no llegan a sufrir una
degradación del 5 % (excepto dealII ). Además, sin
considerar lbm que con un ancho de banda de 27
trans/usec sufre una degradación alrededor del 17 %,
se cumple bastante bien que la tendencia decreciente
del ancho de banda consumido implica la reducción
de la degradación de prestaciones.

A partir de la pérdida de prestaciones observada,
podemos clasificar los benchmarks en dos grupos. Por
un lado, los benchmarks cuya degradación es infe-
rior al 5 % se clasifican como poco sensibles, pues no
se ven muy afectado por la contención en el acceso
a memoria principal. Por otro lado, los benchmarks
con una degradación superior al 5 % se agrupan como
benchmarks muy sensibles, pues sufren una pérdida
de prestaciones provocada por contención en el acce-
so a memoria muy superior. Las dos categoŕıas están
bien diferenciadas, ya que solo dos benchmarks pre-
sentan una degradación entre el 5 % y el 10 %.

La diferencia en la degradación observada en este
experimento motiva el diseño del planificador pro-
puesto en la Sección V-B, que utilizará los resulta-
dos de este experimento para favorecer la ejecución
de los procesos con mayor degradación en situacio-
nes de menor contención con el fin de mejorar las
prestaciones globales de las cargas.

V. Planificación considerando el
ancho de banda

A. Planificación considerando contención en la je-
rarqúıa de memoria

Como planificador base se utiliza un planificador
que considera el ancho de banda a lo largo de toda
la jerarqúıa de memoria [2], abordando el ancho de
banda en cada punto de contención y planificando los
procesos para minimizar la contención desde la me-
moria principal hasta el nivel más alto en la jerarqúıa
con varias caches compartidas.

Para abordar la contención en el ancho de ban-
da de acceso a memoria principal, se calcula el
ancho de banda medio requerido por la carga
(AVG BW MMWk) en una etapa de inicialización.
El AVG BW MMWk se calcula como la suma total
de accesos a memoria de los benchmarks que forman
la carga dividido por su tiempo de ejecución. Por tan-
to, seleccionando los procesos de forma que el ancho
de banda consumido en cada quantum se acerque al
AVG BW MMWk, el planificador consigue distribuir
los accesos a memoria de manera equilibrada a lo
largo de la ejecución, reduciendo la contención.

A continuación se aborda la contención a lo largo
de la jerarqúıa de cache. Para cada nivel con al me-
nos dos caches compartidas, se ubican los procesos
seleccionados anteriormente de manera que el núme-
ro de accesos sobre cada estructura de cache quede
equilibrado. De este modo se consigue minimizar la
contención en todos los niveles y por tanto maximi-
zar las prestaciones de los procesos.

B. Planificación considerando degradación de pres-
taciones por contención

Con el fin de minimizar la pérdida de prestaciones
provocada por contención, la degradación observada
en el análisis de la Sección IV se utiliza como infor-
mación útil para el planificador a la hora de seleccio-
nar los procesos a ejecutar. La mejora que se propone
consiste en favorecer la ejecución de los benchmarks
clasificados como muy sensibles, en detrimento de los
benchmarks poco sensibles.

Para incluir la mejora en el algoritmo de planifica-
ción, se utiliza un coeficiente de penalización que se
aplicará tanto al cálculo del AVG BW MMWk como
a la función utilizada para seleccionar los procesos
a ejecutar (función fitness). El coeficiente de pena-
lización se define como una parte proporcional de
la degradación del IPC sufrida por cada benchmark
(Sección IV). Para obtener las máximas prestacio-
nes se evaluaron diferentes coeficientes, obteniendo
los mejores resultados cuando el coeficiente de pena-
lización se define como una quinta parte de la degra-
dación sufrida para los benchmarks muy sensibles.
Para los benchmarks poco sensibles el coeficiente de
penalización utilizado es cero.

El Algoritmo 1 presenta el pseudocódigo de la
poĺıtica de planificación propuesta, extendiendo la
propuesta de planificación descrita en la Sección V-
A. Su funcionamiento completo puede verse como un
paso de inicialización y tres fases. En la inicializa-
ción se calcula el ancho de banda medio ponderado
(P AVG BW MMWk), incluyendo el coeficiente de
penalización de cada benchmarks que no se utiliza-
ba en el planificador base. Después, las tres fases se
repiten hasta que finaliza la ejecución de la carga.

En la primera fase (ĺıneas 2 a 8) el planificador
bloquea los procesos en ejecución, actualiza el ancho
de banda en cada nivel de cache para cada proceso e
inserta los procesos en la cola de procesos pendien-
tes. El ancho de banda se actualiza con la utilización
del último quantum en ejecución mediante los va-
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lores obtenidos de los contadores de prestaciones y
se utiliza como el ancho de banda previsto para el
quantum siguiente.

En la segunda fase (ĺıneas 9 a 17) el planificador
selecciona los procesos que se ejecutarán durante el
siguiente quantum a partir de su ancho de banda de
memoria principal requerido. El primer proceso de la
cola siempre se elige para evitar la inanición de algún
proceso por sus requisitos, y el resto de procesos,
hasta completar el número de núcleos, se elige con
la función fitness, que ha sido modificada respecto
al algoritmo base para considerar los coeficientes de
penalización en la selección de procesos.

La inclusión del coeficiente de penalización en
el P AVG BW MMWk provoca que este sea mayor
que el AVG BW MMWk calculado anteriormente.
No obstante, cuando un proceso muy sensible se se-
lecciona para su ejecución, tanto su ancho de banda
requerido como su coeficiente de penalización se sus-
traen del ancho de banda restante. Con ello se con-
sigue que cuando se seleccionan procesos muy sensi-
bles, el ancho de banda total se aproxime a un valor
inferior al AVG BW MMWk, favoreciendo su ejecu-
ción en situaciones con menor contención.

Finalmente, la tercera fase (ĺıneas 18 a 28) se man-
tiene del algoritmo base. En esta fase los procesos se
van asignando a subconjuntos de núcleos de forma
que las peticiones a cada una de las caches compar-
tidas queden equilibradas para minimizar la conten-
ción a lo largo de la jerarqúıa de cache.

En resumen, con la mejora propuesta se consigue
ejecutar los procesos muy sensibles en periodos de
ejecución y con co-runners donde el ancho de ban-
da total requerido de memoria principal es menor,
minimizando su degradación de prestaciones. Por el
contrario, los procesos poco sensibles se ejecutan en
situaciones donde el ancho de banda medio requerido
es ligeramente superior, pero no sufren una degrada-
ción significativamente mayor, con lo que se consigue
una mejora global de las prestaciones.

VI. Evaluación de la propuesta

A. Metodoloǵıa de evaluación y diseño de las cargas

Para evaluar las prestaciones del planificador se
ha diseñado un conjunto de diez cargas. Las cargas
1 a 7 están formadas por ocho procesos (el doble que
núcleos en la plataforma experimental), mientras que
las cargas 8 a 10 cuentan con doce procesos.

Para comparar las prestaciones del planificador
propuesto se han implementado los siguientes algorit-
mos: i) planificador de Linux ii) planificador conside-
rando la contención en el acceso a memoria principal
(MaS) iii) planificador considerando la contención a
lo largo de la jerarqúıa de memoria (CaS) iv) plani-
ficador considerando la degradación de los procesos
por contención (DaS).

Los planificadores se han implementado como pla-
nificadores a nivel de usuario y comparten la mayor
parte del código, lo que favorece una comparación
más justa. La diferencia entre ellos radica en la selec-
ción y ubicación de los procesos. Para simular el com-

Algorithm 1 Planificación considerando contención
en la jerarqúıa de memoria y degradación de presta-
ciones por contención
Require: Conocer el tiempo de ejecución y BWMM de los

benchmarks en solitario.

1: AV G BW MM =

∑P

p=0
(BW

p
MM

+Coef.Penal.p)∗Tp

∑P

p=0
Tp

#nucleos

2: while haya procesos sin finalizar do
3: Detiene los procesos en ejecución y los inserta al final

de la cola
4: for cada proceso P ejecutado el último quantum do
5: for cada nivel L de la jerarqúıa con caches compar-

tidas do
6: Actualiza el BW de P en el nivel de cache L
7: end for
8: end for
9: BWRestante = AVG BW MM
10: Selecciona el primer proceso de la cola Phead

11: BWRestante− = BWP head
MM + Coef.Penal.P head

12: CPURestante = #nucleos−1
13: while CPURestante > 0 do
14: selecciona el proceso P que maximice

15: FITNESS(p) =
1∣∣ BWRestante

CPURestantes
−(BWP

requerido
+Coef.Penal.p)

∣∣

16: BWRestante− = (BWP
LLC+Coef.Penal.P ),

CPURestante −−
17: end while
18: for cada nivel i en la jerarqúıa de cache con caches

compartidas empezando desde la LLC do

19: AVGBW (Li−1)=

∑
BWL(i)

#Caches at Li

20: for cada cache en el nivel Li do
21: BWRestante = AVGBW (Li)

CPURestante = # núcleos compartiendo la cache
22: while CPURestante > 0 do
23: A partir de los procesos restantes seleccionados

para compartir la cache en el nivel inmedia-
tamente inferior, selecciona el proceso P que
maximice

24: FITNESS(p) = 1∣∣ BWRestante
CPURestante

−BWP
requerido

∣∣

25: BWRestante− = BWP
requerido

CPURestante −−
26: end while
27: end for
28: end for
29: Desbloque los procesos y los asigna a los núcleos selec-

cionados
30: Duerme durante el quantum
31: end while

portamiento de Linux, todos los procesos se seleccio-
nan cada quantum, de forma que se deja a Linux la
decisión de que procesos ejecutar y los núcleos en los
que hacerlo. El planificador MaS selecciona los pro-
cesos tratando de aproximar el ancho de banda con-
sumido en cada quantum al AVG BW MMWk [1]. El
planificador CaS además de seleccionar los procesos
como MaS los ubica en los núcleos apropiados para
equilibrar los accesos a cada una de las caches com-
partidas (Sección V-A). Y por último, el planificador
DaS sigue el algoritmo presentado en la Sección V-B.

B. Prestaciones del planificador

La Figura 3 presenta la aceleración del tiempo de
ejecución de las cargas obtenida por los planificado-
res MaS, CaS y DaS respecto al tiempo obtenido con
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Fig. 3. Aceleración del tiempo de ejecución de las cargas con
los planificadores MaS, CaS y DaS respecto a Linux

el planificador de Linux. Se puede observar que, pa-
ra todas las cargas evaluadas, los tres planificadores
mejoran el tiempo de ejecución obtenido por Linux.
Las aceleraciones obtenidas por el planificador MaS,
que únicamente considera la contención en la memo-
ria principal, vaŕıan entre 1.63 % y 5.22 %, con un
valor medio del 3.61 %. Al extender esta propuesta
para que se consideren los anchos de banda a lo lar-
go de toda la jerarqúıa de memoria, las prestaciones
se incrementan. De este modo, el planificador CaS
obtiene aceleraciones entre 3.38 % y 7.26 % con un
valor medio de 5.38 %.

Las prestaciones de ambos planificadores se mejo-
ran utilizando el planificador propuesto. El algoritmo
de planificación DaS mejora al algoritmo CaS pa-
ra considerar también la degradación que los bench-
marks sufren al ejecutarse con un consumo de ancho
de banda de memoria constante. Las aceleraciones
que obtiene vaŕıan entre 3.66 % y 9.56 %, con un va-
lor medio del 6.64 %. Además de mejorar la acelera-
ción media, DaS está cerca de doblar la aceleración
obtenida por MaS en todas las cargas y la triplica en
la mitad de ellas (cargas 2, 6, 8, 9 y 10).

Para comparar los beneficios de la planificación
DaS respecto a la planificación CaS, calculamos el
porcentaje de benchmarks en cada carga que redu-
cen su tiempo de ejecución (aceleración) y el de los
que alargan su ejecución (deceleración). La Figura 4
muestra estos resultados. Se puede observar que nue-
ve de las diez cargas son beneficiadas por una pla-
nificación DaS. Además, seis de las cargas presentan
aceleración en un 60 % de los benchmarks. Esto se

Fig. 4. Aceleración del tiempo de ejecución los benchmarks
de cada carga con DaS respecto a CaS

produce gracias al coeficiente de penalización inclui-
do, que favorece la ejecución de los benchmarks muy
sensibles en situaciones con menor contención, obte-
niendo por tanto, una aceleración de sus prestacio-
nes. Por el contrario, los benchmarks poco sensibles
se deberán ejecutar en escenarios con mayor conten-
ción, decelerando su ejecución, aunque con un menor
impacto en las prestaciones.

Únicamente en la carga 4 el porcentaje de bench-
marks con deceleración es superior al de aceleración,
y aún aśı se consigue mejorar el tiempo de ejecución
de la carga. Esto se debe a que últimos procesos de
la carga se ejecutan con menor contención cuando
quedan menos procesos que núcleos y si bien pue-
den conseguir mejorar sus prestaciones individuales,
también pueden alargar el tiempo de ejecución de la
carga completa.

No obstante, resulta más llamativo comprobar la
evolución del ancho de banda a lo largo de una ejecu-
ción completa para apreciar mejor el incremento de
prestaciones. Recordemos que la mejora que propor-
ciona el planificador CaS respecto a MaS se basa en
balancear las transacciones que acceden a cada una
de las caches compartidas. En nuestro caso, la jerar-
qúıa de cache únicamente cuenta con un nivel L2 con
caches compartidas, por lo que la mejora proviene de
minimizar la diferencia entre los accesos a cada una
de ellas. Con esto, se consigue reducir la contención
en las L2 y por tanto, minimizar la degradación de
prestaciones de los procesos en ejecución.

Para mostrar como se consigue mejorar las pres-
taciones de las cargas balanceando los accesos a las
caches L2, nos centramos en la carga 2, donde la di-
ferencia entre cada uno de los planificadores es más
significativa. La Figura 5 muestra la evolución tem-

Fig. 5. Evolución con el tiempo de la diferencia del BWL2
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poral de la diferencia entre el ancho de banda que
accede a cada una de las dos caches L2 durante los
primeros 1375 quantums de ejecución. Si compara-
mos las gráficas para MaS y CaS, podemos obser-
var que al ejecutar la carga con CaS, los picos de
diferencia se adelantan, mostrando un avance en la
ejecución de los benchmarks. Además de este avance
temporal, también se consigue reducir la diferencia
entre los accesos a cada una de las dos caches L2 tan-
to en su duración como en magnitud. Especialmente
notoria es la diferencia al observar la marca de gra-
duación de 50 trans/usec, que queda completamente
oculta por la diferencia en la planificación MaS, pero
aparece visible durante algunos periodos significati-
vos en la planificación CaS, por ejemplo, entre los
quantums 525 y 625 o 1025 y 1150.

Si además observamos la gráfica para el planifica-
dor propuesto DaS, se observa una clara mejoŕıa res-
pecto a CaS. A pesar de que la modificación propues-
ta sobre el planificador no se diriǵıa directamente a
reducir las diferencias entre los accesos a cada una de
las dos caches, sino a ejecutar en situaciones con me-
nor contención los benchmarks que sufŕıan una ma-
yor degradación, la gráfica muestra claramente que
la mejora propuesta en la selección de los procesos
también repercute en reducir las diferencias, dejando
la marca de 50 trans/usec visible durante un mayor
número de quantums. Además, se observa un gran
avance en la ejecución de los benchmarks con mayo-
res anchos de banda sin que ello implique sufrir una
mayor degradación.

VII. Conclusiones

Este trabajo se ha centrado en la mejora de un
planificador que considera la contención en el ancho
de banda a lo largo de la jerarqúıa de cache, para
considerar también la degradación de prestaciones
impĺıcita que sufren los benchmarks al ejecutarse con
planificadores que consideran la contención en el ac-
ceso a memoria principal.

Para ello, en primer lugar se ha analizado la de-
gradación de prestaciones que sufren los benchmarks
al ejecutarse en una situación con un ancho de ban-
da consumido relativamente alto y estable, tratan-
do de simular la situación en la que posteriormente
se ejecutarán los benchmarks usando planificadores
que consideran la contención. Los resultados obteni-
dos permiten observar que existe bastante relación
entre el ancho de banda consumido por un bench-
mark y su degradación en esta situación. En función
de esta degradación, los benchmarks se clasifican en
dos grupos. El primer grupo incluye los benchmarks
muy sensibles a este tipo de contención, y el segundo
grupo incluye los benchmarks poco sensibles.

Para aprovechas esta observación, se ha diseñado
un algoritmo de planificación que mejora la propues-
ta presentada en [2]. El algoritmo que proponemos
utiliza la clasificación realizada en el análisis de la
degradación para definir un coeficiente de penaliza-
ción. Con este coeficiente se favorece la ejecución de
los benchmarks que sufren mayor degradación en si-

tuaciones donde los procesos que se ejecutan concu-
rrentemente presentan una menor tasa de acceso a
memoria. De este modo se consigue reducir su de-
gradación de prestaciones. Aunque esto implica que
los benchmarks con menor degradación se ejecuten
en situaciones de mayor contención, su degradación
de prestaciones es inferior a la mejora de los procesos
muy sensibles, obteniendo por tanto, una mejora en
el tiempo de ejecución de las cargas.

Los resultados experimentales muestran que la me-
jora propuesta reduce el tiempo de ejecución de las
carga evaluadas en comparación con Linux y los pla-
nificadores MaS y CaS. La aceleración media obte-
nida con el planificador propuesto con respecto a Li-
nux es del 6.64 %, con picos que superan el 9.5 %.
Además, cabe considerar que a medida que el núme-
ro de núcleos y la contención en el acceso a memoria
crezca, las prestaciones obtenidas con este tipo de
planificación debeŕıan verse incrementadas.
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Resumen— With scientific computing in the cloud
gaining popularity and using every time larger da-
ta sets, high performance storage I/O in virtualized
environments is substantially increasing in importan-
ce. However, exploiting the performance potential of
the storage I/O on today’s virtualized architectures
is complex, due to the limitations of POSIX standard
for storage I/O and the lack of integration of related
mechanisms such as data sharing, storage I/O coordi-
nation, relaxing the consistency semantics, and data
locality awareness.

In this paper we propose VIDAS (Virtualized DAta
Sharing), an object-based virtualized data store that
targets to integrate the above mechanisms through a
simple and powerful interface. VIDAS can be used to
efficiently and consistently share access to externally
stored data in virtualized environments based on a
shared pool of storage objects. We show how VIDAS
can be used for straightforwardly implementing I/O
coordination and data sharing for two common high-
performance patterns: inter-domain write-reader and
inter-domain collective I/O. We present the imple-
mentation and evaluation of VIDAS for the Xen vir-
tualization solution. In addition, we present a novel
mechanism for efficiently sharing memory among an
arbitrary number of virtual machines.

Palabras clave— HPC, cloud computing, storage I/O
virtualization, data sharing

I. Introduction

IN the last years the clouds based on virtualized
architectures have become increasingly attractive

for running scientific codes. On one hand clouds of-
fer cost- and resource-efficient solutions due to on-
demand scalability and pay-per use model. On the
other hand virtualization technologies provide seve-
ral advantages including flexibility to run customized
versions of the operating system, performance isola-
tion of workloads, improved security and reliability,
migration for load balancing and fault tolerance.

One of the most important current challenges for
broadening the adoption of virtualized cloud solu-
tions by the HPC community is providing efficient
access to data-intensive scientific applications. Scien-
tific applications require both high-performance sto-
rage I/O and efficient data sharing solutions. Various
options exists for data sharing in a virtualized cloud
environment, including distributed and parallel file
systems, object-based storage systems, and databa-

ses [4]. However, there are still several challenges,
which have to be faced for exploiting the full perfor-
mance and scalability potential of the cloud resour-
ces [15]. One of the main current challenges is how
to address the limitation of the still popular POSIX
file system interface. There is a wide agreement that
POSIX consistency model is not suitable for high-
performance and scalable applications. Another cri-
tique of POSIX is that it does not expose data loca-
lity, while researchers agree that locality-awareness
is a key factor for building high performance scala-
ble systems [13]. These issues are magnified in vir-
tualized environments, one of the reasons being the
trade off between protection and performance. Pro-
tection across domains is enforced at the cost of me-
mory copy operations, which degrade the performan-
ce. Cooperating applications (e.g. on-line visualiza-
tion of a scientific application) or processes of a sin-
gle application (e.g. workflow application) running in
several virtualized domains are currently offered few
possibilities to coordinate the storage I/O across do-
mains and to trade off performance and protection.

Our main contribution in this paper is to ad-
dress this gap by proposing a set of abstractions and
mechanisms which enable building efficient virtua-
lized storage systems for data-sharing applications,
while trading off protection and performance. More
precisely, we propose abstractions and mechanisms,
which allow to: coordinate storage I/O across do-
mains, create shared access spaces across node-local
domains, relax the POSIX consistency, allow for fle-
xible data write and data update policies, and expose
data locality. VIDAS is built on top of a new mecha-
nism for collectively sharing memory among multiple
virtual machines.

II. Related work

The most efficient virtualized storage solutions em-
ploy paravirtualized device drivers in order to avoid
virtualizing a device, and move data more quickly
from the virtualized environment to the host. Para-
virtualized device drivers are available for most vir-
tualization solutions, such as KVM virtio drivers [14],
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(b) Data flow in VIDAS, our proposed solu-
tion.

Fig. 1. Comparison of how data flows in common virtualization solutions versus our proposal.

Xen split drivers [12], and VMWare’s guest disk dri-
ver.

A paravirtualized file system file system solution
can be simply based on running a unmodified file sys-
tem on a paravirtualized device driver as shown in
B2. However, more complex paravirtualized file sys-
tem solutions (B3) [10] allow a stonger inter-domain
coordination in order to optimize away redundant
functionality. VIDAS, as a paravirtualized object-
level storage pool, can not be straightforwardly ca-
tegorized in this classification. We see VIDAS as an
intermediary layer between disk-level virtualization
and file system-level virtualization. On one hand,
VIDAS can be used to consistently share access to
a non-shared disk. On the other hand, VIDAS can
serve as an intermediary layer for building a shared
paravirtualized file system by allowing a straightfor-
ward implementation of a shared name space or a
shared buffer cache on top of storage objects. In ge-
neral, VIDAS can be used for offering guests high-
performance data sharing and locality awareness ba-
sed on a shared pool of storage objects. The shared
pool consists of objects that can be mapped to every
virtual machine running on the same host. Our me-
mory sharing mechanism differs from existing mecha-
nisms for communicating and data sharing between
virtual machines such as XenSocket [19], XWAY [5],
and others [7], which typically share a page between
two domains. Our solution supports the capability
of collectively sharing data among an arbitrary num-
ber of domains, as detailed in Section III. Figure 1
compares our proposed solution with paravirtualized
solutions.

III. Abstractions and mechanisms for
virtualized data sharing

This section introduces the novel abstractions and
mechanisms for data sharing in virtualized environ-
ments. Our virtualized data sharing solution is based
on two abstractions: containers and storage objects

Fig. 2. Several guests sharing objects through a container.
Each object is mapped on an external storage resource.

(as shown in Figure 2). A container (described in
Section III-A) is an abstraction which allows data
sharing between virtual domains running on the sa-
me physical node. The data sharing can be done at
the granularity of a data storage object (described
in Section III-B). All domains with access to a com-
mon container can use it to share data objects among
each other. Storage I/O coordination, data sharing,
asynchronous I/O can be done at object-level.

A. Containers

A container in VIDAS is an abstraction which faci-
litates storage object sharing across virtual domains.
A container has a unique name, which has to be
known by the domains who want to share it. VIDAS
provides a restricted set of container operations. A
container is created by an initiator domain by spe-
cifying a unique name and an array of potential do-
mains that are allowed to share it. A container can
be destroyed by the initiator domain only if there
is no other domain sharing it. After sharing a con-
tainer, domains are able to start to manipulate and
access storage objects shared by any one of them as
described in the next section.
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B. Storage objects

A storage object in VIDAS is an abstraction for
data sharing across domains. Each storage object is
uniquely associated to an external storage resource
through its name. The external storage resource can
be a file from a file system, an object from a storage
system, a disk partition, or any other storage resour-
ce that can be uniquely identified through a name
and offers a linear address space. For instance, the
external storage resource can be a file from a locally
mounted NFS or a URL of a remote object stored
in Amazon S3. In this paper we will assume that
a simple get/put interface is available for accessing
these external storage resources and we will concen-
trate on the node-level data sharing in a virtualized
environment.

The storage objects are different from traditional
POSIX files in several aspects: each object is associa-
ted with a user-extensible list of name-value attribu-
tes, strong consistency is not enforced, but optional,
data writes to external storage resources can be gui-
ded by a configurable policy such as write-through
or write-back, applications can learn if object data is
cached in memory, providing locality awareness, and
operations on objects are stateless.

IV. Implementation

We have implemented VIDAS interface based on
Xen virtualization solution [12]. This section descri-
bes Xen implementation details. In order to simplify
the reading, we start by presenting the Xen inter-
domain mechanisms leveraged by our implementa-
tion. Subsequently, we present the implementation of
the multi-domain data sharing mechanism. Finally,
we discuss container and object implementations.

A. Xen inter-domain mechanisms in VIDAS

VIDAS implementation leverages shared memory
for sharing object data, attributes, and other opa-
que metadata across used domains and ring buffers
for communication between the user domains and
the host. Figure 3 depicts an overview of our imple-
mentation, which shows how ring buffers and shared
memory are used in VIDAS.

The memory is shared between two domains based
on the procedure described in the previous subsec-
tion. For sharing a page among n domains, in our
solution the domain initiating the sharing inserts in
its grant table n − 1 entries, all of which are asso-
ciated with the same page. Subsequently, each of the
other n − 1 domains receives a different grant refe-
rence, representing the same physical page. The page
is then mapped as in a two page case1.

1We provide this new Xen feature at
https://github.com/pllopis/linux/commit/fb6dca

The ring buffers are used for implementing a light-
weight Remote Procedure Call (RPC) based on a
front-end, running on the calling domain, and a back-
end running on the host. The back-end waits on the
ring buffer to receive call messages from the front-
end, performs the call, and returns the result in the
ring buffer. After performing the call, the front-end
waits for the result from the back-end. In this work
both the back-end and front-end use polling, while
an interrupt based approach was left for the future
work. Our initial choice was based on the conclusion
of a study, which showed that the use of polling in op-
timizing the storage virtualization can substantially
reduce the overhead of interrupt handling [1].

B. Container implementation

The container management is performed at the
host. All container operations are implemented as
lightweight RPCs, as described in the previous sub-
section. When creating a container, the guest for-
wards the call to the host, which stores the domain
IDs sharing access. A subsequent container attach
operation is successful only if the calling domain be-
longs to the list specified by the creating domain.
Destroying a container and leaving from a container
are simple RPCs that remove or update the container
metadata from the host.

C. Object implementation

Object management is also performed at the host.
However, most operations on object data and at-
tributes do not involve the host, as described be-
low. Seven operations from VIDAS interface rely
on RPCs to the host. In order to create an object
(object_create), a domain follows the steps descri-
bed above: allocates memory for object data, object
attributes and other object metadata, is assigned a
grant reference, passes the grant reference to all me-
mory sharing domains, and maps the page to its vir-
tual memory. Finally, it contacts the host with an
RPC and informs about the newly created object.
At this point each sharing remote domain is entitled
to share the object by calling object_attach, which
maps the object memory to the remote domain vir-
tual memory and informs the host through an RPC.
The operations object_destroy and object_leave

undo the create and attach operations, respectively,
and inform the host to remove the object from the
index. The function object_get_locality is imple-
mented as an RPC which returns from the host all
the local objects (created or attached) associated to
the external storage resource. The other two opera-
tions, whose implementation leverages RPCs to the
host are object_flush and object_update, which
simply ask the host to flush/update the object to/-
from the remote storage resource.
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Fig. 3. VIDAS implementation. Seven operations rely on
RPCs to the host, while the other six VIDAS operations
rely on shared memory and do not directly involve the
host.

All the other six VIDAS operations rely on
shared memory and do not directly involve the
host. The data access operations object_write and
object_read access the shared memory directly and
are atomic only if the synchronized object attribu-
te is set to “true”. In VIDAS, accesses to an object
are serialized only if the accessed domains overlap.
For addressing this issue in our current implementa-
tion, the object metadata includes an array of mu-
texes which provide mutual exclusion to overlapping
access domains. A further extension to this imple-
mentation for providing multiple-reader one-writer
access is straightforward.

While there are numerous ways to design coope-
rative data sharing, we made an effort to minimize
host intervention where it was not strictly needed.
This is an important design decision because con-
text switches result in hypervisor exit operations,
which are known to be the main cause of performance
overheads for virtualized I/O-intensive workloads [2].
Therefore, operations which manipulate object data
and metadata are carried out with minimal context
switches. For other operations such as object crea-
tion and removal (which are still very fast, as de-
monstrated in the evaluation), we chose to sacrifice
a context switch for consistency and simplicity, by
having a single copy of container and object indexes
maintained by the host.

V. Use cases

In this section we present two use cases based
on VIDAS: inter-domain write-read sharing of a fi-
le (Subsection V-A) and inter-domain collective I/O
(Subsection V-B). These two use cases are part of
the evaluation in Section VI.

A. Inter-domain write and read sharing

A significant class of scientific applications is ba-
sed on workflows, in which the output of one process

is the input of the next [17]. While processes com-
municating through files within the same host can
take advantage of data locality through the buffer
cache, processes running within the same host but on
different domains require efficient inter-domain data
sharing solutions. In this section we show how the
building block of a write-read pattern of a workflow
can be simply and efficiently implemented based on
VIDAS.

Instead of communicating through files, VIDAS
allows faster shared-memory communication through
shared data objects which can be stored persistently
on a disk, or other storage media. By creating a sha-
red container, two domains can create data objects
which can be read and written to by more than one
domain directly. In VIDAS, it is possible to have a
domain write in a synchronized manner (atomic wri-
te access) to an object, while another domain (or N
domains) read from it concurrently.

The way the data modifications propagate from
the shared object to the external storage resource
can be controlled through attributes.

The write/read operations presented above can
be straightforwardly used as a building block for
a producer-consumer implementation or for a data
streaming implementation.

B. Inter-domain collective I/O

I/O intensive applications often face the problem
of accessing non-contiguous portions of data. In
scientific applications it is often the case that whi-
le different processes access non-contiguous portions
of data, requests of a group of processes may toget-
her span a contiguous portion [16]. The optimizations
merging different requests from cooperating proces-
ses into a single large I/O operation are referred to
as collective I/O [16].

In a purely virtualized environment, efficient co-
llective I/O is difficult to achieve because domains
are isolated from each other and data has to be sha-
red through a network file system or network com-
munication protocols. However, VIDAS abstractions
and mechanisms allow for efficiently sharing data and
coordinating accesses. For instance, if one domain
creates a shared object with other domains, the do-
mains need only to write the data to the shared ob-
ject (which are simple memory copy operations), and
notify the object creator that the write is complete.
When all domains are finished, i.e. the first domain
has received all notifications), modifications can be
flushed to storage. Collective read operations can be
implemented in a similar fashion.

VI. Evaluation

We evaluated the VIDAS prototype on a 12-
core Intel(R) Xeon(R) CPU E5-2620 @ 2.0Ghz with
64GB of DDR3 synchronous memory clocked at
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1333Mhz. The hard disk is a Toshiba MK1002TS
with a capacity of 1TB, a speed of 7200 rpm, a 64MB
cache, and is partitioned with LVM and ext4. Xen
version 4.2 runs Linux 3.5.7 as Dom0, modified to
support sharing memory pages across an arbitrary
number of domains. Preceding each experiment, we
cleared caches, directory entries and inodes from me-
mory using the Linux drop caches interface.

A. Object operations

In this section we present an evaluation of VIDAS
object and container operations. The container ope-
rations take between 64µs and 70µs, which corres-
pond to the time of the RPC between the guest and
host domains. The creation of an object of one 4096
byte page takes 207µs, representing the time to allo-
cate memory, send the grant reference to the remote
domain, map the page, and perform an RPC for re-
gistering the domain. Joining an object takes 98µs,
corresponding to the time to map the page and re-
gister at the host through a RPC. Leaving an object
involves an unmap operation and an RPC and takes
82µs. The other operations involve shared memory
and take 2µs (setting and getting an attribute of 1
byte) and 6µs (notify/wait a message of 64 bytes).

B. Inter-domain communication

Due to the fact that the goal of this work is to
improve data sharing in virtualized environments,
we first evaluate data communication between vir-
tual machines without performing I/O. We evalua-
te broadcasting 128MB data objects to 2, 4, 8 and
16 virtual machines using existing inter-domain me-
mory sharing solutions such as Xen ringbuffers, the
OSU broadcast benchmark, MPI broadcast, and our
solution. Figure 4 shows the effectiveness of our
multi-domain memory sharing mechanism. Because
the other inter-domain communicators are restricted
by Xen’s current memory sharing mechanism, which
limits the amount of domains sharing a page to 2,
they are required to do additional memory copies.
Our solution requires a single memory copy and sca-
les better. For fairness, we introduced an additional
memory copy per virtual machine in order to ob-
tain different copies of the data object, as opposed
to just one shared copy. This is also the reason why
performance drops slightly when scaling the number
of virtual machines.

C. Write and read sharing

In this subsection we compare the writer-reader
implemented in VIDAS (described in V-A) with a
writer-reader based on PVFS2 and NFS using 512
MB files. VIDAS semantics enables us to perform
an asynchronous write to disk while readers read ob-
ject data directly from memory, thus obtaining me-
mory read speeds, while NFS and PVFS2 rely on
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Fig. 4. Evaluation of broadcast communication in VIDAS,
MPI, OSU benchmark, and Xen ringbuffers.

the disk write buffers for performing reads. We ob-
tained a sustained throughput of over 500MB/s for
VIDAS, while NFS and PVFS2 performed at close
to 140MB/s.

D. Independent shared file read

We also evaluated shared file read, scaling the
number of domains which perform overlapping reads
of a 512MB file concurrently. VIDAS uses the broad-
casting mechanism evaluated in Section VI-B. Figure
5 shows that VIDAS outperforms PVFS2 and NFS.
VIDAS reads data into a shared object and does not
require additional memory copies to transfer the da-
ta to every other domain. However, for fairness we
performed an additional copy in order for each do-
main to have a different copy. Without this additio-
nal copy, the throughput corresponding to a disk file
read would have been sustained for any number of
virtual machines.
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E. Collective I/O

In this section we compare the VIDAS inter-
domain collective I/O operations (described in Sub-
section V-B) with a standard collective I/O imple-
mentation from ROMIO, the most popular MPI-IO
distribution. The collective I/O implementation of
ROMIO is based on two-phase I/O [16], an opti-
mization which merges non-contiguous I/O requests
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into contiguous ones at aggregator processes before
sending them to file system (we have employed one
aggregator). We have used ROMIO included in the
MPICH2 1.4.1 MPI distribution. Figure 6 depicts the
results for collectively writing and reading data to/-
from an object/file of 512 MB. The domains are ac-
cessing non-overlappingly interleaved strided vectors
of 2MB blocks. Figure 6 shows the results for VIDAS
collective I/O and ROMIO collective I/O implemen-
tations for reading and writing, respectively. We no-
te that VIDAS collectives outperform collective I/O
ROMIO operations. The main explanation for the
better performance of VIDAS is the shared collecti-
ve buffer, which helps avoid copy operations. On the
other hand, ROMIO collective operations copy the
data into collective buffers before sending them to
disks, which makes performance drop dramatically
when increasing the number of virtual machines.
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VII. Conclusions

In this paper we provide the design, implementa-
tion, and evaluation of VIDAS, an object-based vir-
tualized data store that can be used to efficiently and
consistently share access to externally stored data in
virtualized environments based on a shared pool of
storage objects. VIDAS provides integrated abstrac-
tions and mechanisms that allow to coordinate sto-
rage I/O across domains, create shared access spa-
ces across node-local domains, relax the POSIX con-
sistency, control the write and update policies, and
control data locality. In order to efficiently imple-
ment VIDAS virtualized data sharing abstractions,
we have proposed and evaluated a new data sha-
ring mechanism which extends Xen to provide multi-
domain memory sharing to user-space applications.
The mechanisms and abstractions shown in this work
would be best complemented with a higher-level layer
which controls placement of VM machines, compu-
ting jobs, and data distribution. This would enable
cloud-based HPC workloads to share data much mo-
re effectively by using VIDAS. In the future we plan
to integrate VIDAS with our solution for I/O for-
warding for cloud environments in order to combine

node-local data sharing capabilities with high perfor-
mance inter-node I/O delegation [8].
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Design and implementation of a hierarchical
parallel storage system

Francisco J. Rodrigo1 , Javier Garćıa Blas2 y Jesús Carretero3

Abstract—This paper presents the design and imple-
mentation of a storage system for high performance
systems based on a multiple level I/O caching archi-
tecture. The solution relies on Memcached as a para-
llel storage system, preserving its powerful capacities
such as transparency, quick deployment, and scala-
bility. The designed parallel storage system targets
to reduce the I/O latency in data-intensive high per-
formance applications. The proposed solution consists
of a user-level library and extended Memcached ser-
vers. The solution aims to be hierarchical by deplo-
ying Memcached-based I/O servers across all the in-
frastructure data path. Our experiments demonstrate
that our solution is up to 40% faster than PVFS2.

Keywords— Memcached, parallel storage system,
distributed cache

I. Introduction

NOWADAYS , storage systems are one of the
main bottlenecks in high performance systems

and this challenge is expected to continue in next ge-
neration exascale systems [1]. It is greatly accepted
that large scale storage systems will be necessarily
hierarchical [2]. This can be done by organizing the
memory spaces in a complex hierarchy, moving data
to local cache as fast as possible and throwing it to
slower devices in an asynchronous way [3]. This hie-
rarchical structure should be constructed with deco-
upling in mind, which consists on splitting and iso-
lating compute nodes, storage nodes, and services
(network, admin, etc.) as much as possible. Current
research works depict that emerging high-speed net-
works outperform physical disk performance, redu-
cing the relevance of disk locality [4].

One of the problems addressed in cloud computing
environments is the data management. Currently,
one of the techniques to optimize I/O systems in
cloud environments is to decouple the virtual ins-
tances from the storage resources. Move information
between different domains has never been a simple
task. First, it is costly to deploy virtual machines
that need to process a huge amount of data. Se-
cond, the data access between geographically dis-
persed infrastructure is significantly increasing the
latency perceived by users. Currently, there are re-

1Dpto. de Informática, Univ. Carlos III de Madrid, e-mail:
frodrigo@arcos.inf.uc3m.es

2Dpto. de Informática, Univ. Carlos III de Madrid, e-mail:
fjblas@arcos.inf.uc3m.es
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search works that propose the use of cloud environ-
ments for high performance applications [5]. Such ap-
plications process large amount of data and therefore
storage systems are a critical resource.

One of the most popular solutions for providing an
efficient and scalable distributed cache infrastructu-
re is Memcached [6], [7]. Memcached aims to provide
a caching distributed system for web-based databa-
se services, and is used in some of the most impor-
tant web solutions such as YouTube, Facebook, and
Twitter. The generic design of Memcached allows to
store raw data inside its distributed cache as key-
value entries. Furthermore, Memcached can be used
to provide a distributed memory solution for diffe-
rent application fields.

The main motivation of this work is to present a
hierarchical storage solution for large scale parallel
systems. Our proposed solution aims to fill the la-
tency gap between compute nodes and the final sto-
rage sub-systems, regarding the continuous increase
of data access latencies. We present a Memcached
based storage system, namely MemcacheFS (MFS).
Our solution could be used to deploy a storage sys-
tem on all the levels of the data path hierarchy. Ap-
plications benefit of this solution by improving data
locality, reducing storage latencies, and overlapping
computation and I/O operations.

The contributions of this work are the following.
First, we present a hierarchical storage system that
address to reduce the data access latency of current
large scale infrastructures. Second, the proposed so-
lution could be easily deployed on heterogeneous
computational systems. Third, thanks to the hash
algorithms included in Memcached, the client side is
completely decoupled from the I/O servers, resulting
in an increase of scalability.

The remainder of this paper is organized as fo-
llows. Section II reviews related work. Section III in-
troduces the Memcached software architecture. Sec-
tion IV presents the design details of MemcachedFS.
The experimental results are presented in Section V.
Finally, we conclude in Section VI.

II. Related work

Google File System (GFS) is a well-known file sys-
tem for large scale computation architectures since
its introduction in 2003 [8]. The most popular imple-
mentation of GFS is Hadoop and is used as a de-facto
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standard on Map Reduce based applications [9]. Its
main characteristics are the massive data manage-
ment and fault tolerance. Main disadvantage of GFS
is the centralized metadata server, leaving an uni-
que point of failure and a possible bottleneck for the
whole system. MemcachedFS fully distributes both
data and metadata blocks across the infrastructure.
Another problem of GFS is the co-designing requi-
rement of every application for its deployment. Our
solution aims to be as generic as possible by provi-
ding POSIX-like and MPI-IO interfaces.

There are some similarities between GFS and
MemcachedFS. First, their high availability philo-
sophy. Every launch of an I/O node is done the same
way, without discriminating between a fresh launch
or restart of a crashed node. Second, GFS has diag-
nostic and debugging tools, a very important help
for developers using distributed file systems. By de-
fault, Memcached servers offer a verbose mode, in
which every operation is registered by server nodes,
and complex statistics about their usage.

Another distributed file system currently growing
in popularity is Ceph [10]. In order to avoid metada-
ta access bottlenecks, Ceph takes advantage of a dis-
tributed metadata cluster architecture based on Dy-
namic Subtree Partitioning [11]. Our approach deals
with metadata bottleneck by distributing data and
metadata accross every possible Memcached node.
Another similarity between Ceph and MemcachedFS
is the mechanism for obtaining and addressing data
objects. It is not necessary to store the addresses of
the blocks or objects used by each file on the metada-
ta as done in traditional file systems. Ceph elimina-
tes allocation lists entirely. Instead, file data are stri-
ped onto predictably named objects, while a special-
purpose data distribution function assigns objects to
storage nodes or storage devices. This allows any
party to calculate (rather than look up) the name
and location of objects comprising a file’s contents.
This solution eliminates the need to maintain and
distribute object lists, simplifying the design of the
system, and reducing the metadata cluster workload.
Ceph, GFS, and MFS agree on the proposed solution
of requesting all the necessary information about the
file on metadata, and then, access directly to the I/O
nodes. Ceph and GFS follow a similar replication
scheme, in which data object replicas are distributed
through the cluster. Currently, MemcachedFS does
not support any kind of replication but we plan to
implement this feature in the future.

Relative to high performance I/O and non per-
sistent storage, there are some interesting solutions.
Nahanni Memcached [12] is a solution totally ap-
plicable to our proposed storage system in a multi-
tenant environment. Nahanni Memacached uses me-
chanisms of shared memory between virtual machi-
nes running on the same host to avoid communica-

tions over sockets, achieving much better performan-
ce. CloudScale[13] and Scarlett[14] have in common
some ideas directly applicable to our solution. In or-
der to prevent bursty load pikes, both take advan-
tage of replicas. Replicating the most requested ob-
jects, queries can be distributed to various nodes as
opposed to overload one specific node. Memcached
offers data access statistics, which can be used to
design smart replication solutions for MemcachedFS
based on the mechanisms proposed by CloudScale
and Scarlett.

Finally, it is important to remark that there are
previous works using Memcached in a distributed fi-
le system. Wang et al. benefit from Memcached by
promoting read throughput in a massive file system,
in which small files are predominant [15]. In con-
trast, our proposed solution supports any file size gi-
ven that a multiple-block file system is implemented
on top of Memcached.

III. Memcached background

Memcached is a free and open source, high perfor-
mance, distributed memory object caching system,
generic in nature, but intended for use in speeding
up dynamic web applications by alleviating databa-
se load [16]. Memcached is an in-memory key-value
store for small chunks of arbitrary data (strings, ob-
jects) from results of database calls, API calls, or pa-
ge rendering. The simple design of Memcached allows
a quick and easy deployment and solves many pro-
blems facing large and distributed data caches.

 

64MB Spare 

Web Server 

64MB Spare 

Web Server 

When Used Separately 

Total usable cache size: 64 MB 

64MB Spare 64MB Spare 

Combined cache: 128MB 

Web Server Web Server 

When Logically Combined 

Total usable cache size: 128 MB 

Fig. 1. Example of use of Memcached. Memcached shows all
the physically distributed caches as an unique pool of data
to the user.

Its main functionality is to show to the clients any
number of individual caches in any number of no-
des as a unique caching space as shown in Figure 1.
Client have a list of servers in order to store raw da-
ta on this unique caching space as key-value pairs.
These key-value pairs can store raw data of up to 1
MBytes associated with keys up to 250 Bytes. Clients
store data in a transparent way, without knowing
other clients. Servers do not need any information
about clients or about other servers. This is possible
thanks to the two-phase hash algorithm. With the
list of servers, any client knows where any key should
be stored or retrieved and queries this specific server.
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Internal hash table Internal hash table
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Application

Compute Compute nodenode

libMemcached

MFS Library

MPI-IO

Application
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Persitence service

MMemcachedemcached serverserver

I/OI/O nodenode

Persitence service

FSFS DBDB MFSMFS FSFS DBDB MFSMFS

Fig. 2. MemcachedFS architecture. Parallel applications ac-
cess data using MPI-IO. The MemcachedFS (MFS) library
maps key-value based blocks to Memcached-based I/O no-
des. The I/O nodes provide a distributed cache system
which aggregates items in a transparent way. Finally the
persistence service forwards items to the next level of the
hierarchy.

Servers receive queries and store data inside its hash
table, divided in memory slabs for different values
sizes.

IV. Memcached storage system

In this section we present the detailed design of
MemcachedFS. Our solution relies on two main com-
ponents: client library and Memcached servers (as
shown in Figure 2). First, clients access data across
a user-level library, denoted as MFS library in the
figure. This library has been designed with two main
goals: portability and flexibility. Portability has been
achieved by providing a POSIX-like interface and fle-
xibility by designing the solution on top of Memca-
ched in a generic implementation based on two la-
yers. The first layer contains the external view of
the library and the logic of the file system. The se-
cond layer translates generic get/set calls to specific
libMemcached calls. This generic approach allows to
port the library to other distributed memory solu-
tions like Redis [17]. This port only requires to mo-
dify the communication layer, not the logic of the file
system or the interface offered to the users.

The library provides a logical view of the Memca-
ched servers as a block device. All Memcached ser-
vers conform an unique shared memory space whi-
le offering transparent data mapping. The key-value
pairs symbolize blocks in the device. The key field
is used as the block address and the value stores its
raw data content. When a new block is needed, the
key is generated based on both a file unique identi-
fier and the file offset. Following accesses are done

calculating again this block identifier. The benefit of
this method is that avoids the necessity of storing
this information as metadata and only requires one
access to search the block (most file systems use a
tree with various levels). File identifier is calculated
only in the creation of the file and is stored on the
metadata. Data and metadata are treated equally as
key-value items, so are fully distributed between all
the Memcached nodes. This solution avoids possible
bottlenecks produced by heavy metadata accesses.

MemcachedFS library takes advantage of the has-
hing mechanisms included in Memcached. Every
client maps blocks with a known list of servers. This
map is done at the client side, so no information ex-
change is needed between clients and servers.

Focusing on the potential use of the proposed solu-
tion for parallel applications based on MPI, we have
implemented an ADIO interface for MemcachedFS
over ROMIO. As shown in Figure 3 the ADIO inter-
face is built on top of the MemcachedFS library and
can be easily used by any MPI application, like other
default interfaces such as PVFS2, NFS, etc.

 

ADIO 

PFS PVFS2 MFS NFS PIOFS 

PFS MPI-IO PIOFS 

Fig. 3. Scheme of the ADIO architecture. The implemented
ADIO interfeace of MemcachedFS (MFS) grant access to
MemcachedFS to any MPI-IO application.

The second component is the Memcached servers.
Memcached has been selected as our storage server
for two main reasons. First, its popularity: Memca-
ched is largely used in production environments, gua-
ranteeing the reliability and optimization of the code
(multi-thread, light protocol, memory use optimiza-
tion, etc.) Second, the simplicity of deployment of
Memcached servers. However, the Memcached server
was initially designed without any kind of persistence
in mind: items dropped by LRU become unrecovera-
ble. In order to provide a persistent storage, we have
modified the Memcached server regular operation.
MemcachedFS relies on a persistence management
service, which stores dropeed key-value entries into
a mounted file system (FS), a Berkeley DB (DB), or
another instance of MemcachedFS, resulting in a hie-
rarchical architecture. We have extended the native
cache mechanisms by adding a dirty flag in the Mem-
cached’s items, achieving better performance storing
into the next level of the hierarchy only dirty items.
The recovery of items from persistence storage is do-
ne using the Memcached functions, making it com-
pletely transparent to the user. Retrieved items are
stored again in cache and their life cycle is exactly
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as the followed by new items stored by user.

V. Evaluation

The evaluation of our prototype implementation
for MemcachedFS was performed on a beowulf clus-
ter with the following characteristics: 24 compute
nodes, each one Intel Xeon CPU E5405, 4 GBy-
tes DDR3. A Gigabit Ethernet network connects all
compute nodes. MPICH2 1.4.1p1 [18]. In order to
evaluate our solution, we have used PVFS2, also
known as OrangeFS, as reference parallel file system
[19]. PVFS2 version 2.8.4 has been configured with
64 KBytes of stripping size and 4 I/O nodes. Mem-
cachedFS was configured with 128 MBytes cache in
each node and a block size of 512 KBytes and its per-
sistence service is configured to save items discarded
by LRU on a Berkeley DB. We have evaluated our
solution against PVFS2 using IOR benchmark and
NAS BTIO.

A. IOR benchmark

IOR [20] was developed to set up performance tar-
gets for the acquisition of the ASC Purple super-
computer by the LLNL. The benchmark focus its
objectives on the measurement of the performance
in sequential read/writes operations with different
file sizes, I/O transactions sizes, and concurrency.
The benchmark can use shared files or one for each
processor. IOR supports POSIX and other advan-
ced parallel I/O interfaces such as MPI-IO, HDF5
and parallelNetCDF. In this case, IOR accesses data
through the ADIO interface implemented for Mem-
cachedFS.

IOR benchmark was executed writing/reading 4
GBytes of data, independently of the number of
clients and always using 512 KBytes blocks. The re-
sults exposed in the graphs are the best values ob-
tained for each case in five iterations. As shown in
Figure 4 (top), the throughput obtained by Memca-
chedFS increases with the number of clients making
write operations, while in the case of PVFS2 it is
penalized. This trend is explained because Memca-
chedFS overlaps disk operations (Berkeley DB based
put operations) with data transfers across the net-
work. In the best case, MemcachedFS outperforms
PVFS2 by 40 %, reaching almost the limits of the
Gigabit interconnection network.

In Figure 4 (bottom), MemcachedFS results are
more on par with the results obtained from PVFS2.
However, MemcachedFS outperforms PVFS2 in al-
most every case (only with one client MFS obtains
worse results). Again, MemcachedFS reaches the li-
mits of the Gigabit network, standing near 125 MBy-
tes/s from 2 to 32 clients. In both cases, a larger num-
ber of I/O nodes used by MemcachedFS improves the
performance, but not in a extremely significant way.
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Fig. 4. Throughput performance on 4 GBytes operations of
MemcachedFS against PVFS2 on IOR benchmark. Best
result out of five iterations. Top figure shows performance
on write operations. Bottom figure shows performance on
read operations.

B. NAS BTIO benchmark

NASA’s BTIO benchmark [21] solves the Block-
Tridiagonal (BT) problem, which employs a com-
plex domain decomposition across a square number
of compute nodes. Each compute node is responsible
for multiple Cartesian subsets of the entire data set.
The execution alternates computation and I/O pha-
ses. Initially, all compute nodes collectively open a fi-
le and declare views on the relevant file regions. After
each five computing steps the compute nodes write
the solution to a file through a collective operation.
At the end, the resulted file is collectively read and
the solution verified for correctness. We use 1 to 36
processes and class A of data set size (400 MBytes).
The benchmark reports the total time including the
time spent to write the solution to the file. However,
the verification phase time containing the reading of
data from files is not included in the reported total ti-
me. For ROMIO-based collective operations, BTIO
explicitly sets the size of the collective buffer to 1
MByte and assigns all compute nodes for two-phase
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aggregators or view-based aggregators.
Figure 5 (top) plots the results obtained for write

operations, best case of three repetitions. In this test,
all the results are far from the network maximum
throughput. PVFS2 obtains better results than MFS,
but the impact on performance when the number of
clients increases implies worst scalability than the
proposed solution.

 

0

10

20

30

40

50

60

70

80

90

1 4 9 16 25 36

T
h

ro
u

g
h

p
u

t 
(M

B
/s

)

Number of clients

BT-IO Benchmark - Write
PVFS2

MFS 1srv

MFS 2srv

MFS 4srv

 

0

10

20

30

40

50

60

70

80

90

1 4 9 16 25 36

T
h

ro
u

g
h

p
u

t 
(M

B
/s

)

Number of clients

BT-IO Benchmark - Read

PVFS2

MFS 1srv

MFS 2srv

MFS 4srv

Fig. 5. Throughput performance on 400 MBytes opera-
tions (class A) of MemcachedFS against PVFS2 on BTIO
benchmark. Best result out of three iterations. Top figu-
re shows performance on write operations. Bottom figure
shows performance on read operations.

The last experiment case is BT-IO benchmark read
operations. Results, as can be seen in Figure 5 (bot-
tom), are out of the norm. Performance is better with
only one I/O node than with four of them. MFS is
better in almost all cases and achieves better scalabi-
lity. MemcachedFS best case scenario is 80 % better
than PVFS2, while the improvement is around 25 %
with four I/O nodes.

VI. Conclusions

We have presented a highly portable and flexible
storage system for hierarchical large computational
systems. Our solution is based on Memcached, the
most used distributed cache memory software archi-

tecture. The solution takes in advantage the main
features offered by Memcached such as scalability,
flexibility, and performance. Our solution outper-
forms PVFS2 by 40 % in the best case, while does not
suffer any special performance hits. As we demons-
trate in the evaluation section, our solution scales
with the number of clients. Best performance cases
are around the limits of the network used. Our on-
going work targets the persistence mechanisms inclu-
ded in MemcachedFS. These mechanisms consist in
optimizing the storing process with a more asynchro-
nous implementation and improving the persistence
mechanisms over other Memcached servers, allowing
the construction of complex hierarchical storage ar-
chitectures.
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V2V Real-time Video Flooding on Highways
Alvaro Torres1, Pablo Piñol2, Carlos T. Calafate1, Juan-Carlos Cano1, Pietro Manzoni1

Abstract—Vehicular ad-hoc networks are one of the
most promising network technologies, as they will
provide vehicles with real-time information about ac-
cidents or congestion on the road. In these cases,
obtaining accurate information could be a valuable
resource for traffic authorities and drivers. One of
the most accurate sources of information would be a
real-time video showing the state of a critical event,
so a proper diffusion of the video is critical to max-
imize the user-perceived quality. This task is really
difficult due to the typical VANET problems such as
signal attenuation, packet losses, high relative speeds,
etc.

In this paper we address these problems by com-
paring solutions that combine different video codecs
and different flooding algorithms to assess the effec-
tiveness of long-distance real-time video flooding. In
particular, we will compare the most effective video
coding standard available (H.264) with the upcoming
H.265 codec in terms of both frame loss and PSNR.

Keywords—Video streaming, V2V, VANET, flood-
ing, h.264/AVC, h.265/HEVC

I. Introduction

VEHICULAR ad-hoc networks (VANETs) are re-
ceiving a lot of attention from the vehicle indus-

try since they promote the design of smarter, cleaner
and safer vehicles. In a near future it is expected
that VANETs will be as extended as mobile phones
are nowadays. Vehicles will be equipped with dif-
ferent sensors which can provide useful information
to other drivers or traffic authorities. One of the
most useful data flows a vehicle can provide is the
live video of an accident situation, not only to allow
the emergency services to know in advance the exact
status of an accident, but also for other vehicles to
decide whether to change their current route.
VANETs provide one of the most difficult envi-

ronments to achieve a good quality in the transmis-
sion process since this type of networks involve high
relative speeds, which cause short connection times
and transmission problems such as the Doppler ef-
fect. Bandwidth is typically very limited, thus be-
coming one of the worst case scenarios for real-time
video transmission.
The recent approval of the new H.265 video com-

pression standard [1], which intends to replace the
widely used and well-known H.264 standard [2], pro-
vides a new opportunity for real-time video transmis-
sion in critical contexts. The new standard outper-
forms the old one, achieving the same video quality
with 50% of the bit-rate [3].
The rest of the paper is structured as follows. In

section II, we review the state of the art in terms
of both flooding in wireless networking and video

1Department of Computer Engineering. Universitat Politèc-
nica de València. Valencia, Spain atcortes@batousay.com,
{calafate,jucano,pmanzoni}@disca.upv.es

2Dpto. de Física y Arquitectura de Computadores. Miguel
Hernández University. Elche, Spain pablop@umh.es

transmission over VANETs. In section III details are
provided about the scenario characteristics and the
intended video transmission mechanism. Afterward,
section IV presents the tools adopted to simulate the
proposed scenario. Section V presents the obtained
results and finally, in section VI, we summarize the
conclusions obtained and present some future work.

II. Related Work

In the existing literature several flooding mecha-
nisms have been presented, although the majority of
them are intended for MANETs.
Due to the nature of the IEEE 802.11 protocol,

which provides a contention-based broadcast mech-
anism, flooding protocols are focused on avoiding
the broadcast storm problem. Yu-Chee Tseng et al.
[4] presented the most basic algorithms to solve this
problem. The same author published [5] an improved
version of the same algorithms by adding adaptive
conditions to further reduce the broadcast storm
problem. More specifically, the authors present the
basis of flooding in MANET networks: in the first
article they present the basic versions of some flood-
ing mechanisms such as the Counter-Based Scheme,
the Distance-Based Scheme or the Location-Based
Scheme. In the second article they slightly improve
these flooding schemes adding information of the en-
vironment to decide whether to rebroadcast a packet.
Martínez et al. [6] presented another flooding

mechanism that takes into account the particularities
of VANETs, following the guidelines of the Distance-
Based mechanism; in particular, they tweak it to
provide a fast dissemination of accident alerts in ur-
ban scenarios by using information such as the town
layout to achieve a smarter flooding. For highway
scenarios the algorithm does not significantly differ
from the Distance-Based approach.
The field of video transmission over VANETs has

been studied by several authors, although the main
purpose of most articles on video transmission is en-
tertainment, so the video is streamed from Road Side
Units (RSU) into the vehicular network.
Meng Guo et al. [7] presented several scenarios

where the live video streaming between vehicles, and
from vehicles to RSU, is both feasible and desirable.
F. Soldo et al. [8] presented the SUV protocol, a

distributed solution to disseminate video streams in
VANETs, although a special MAC layer is required
to support TDMA scheduling, which avoids its im-
plementation on actual IEEE 802.11p devices.
Overall, although the aforementioned works pro-

vide a good number of statistics, none of them
presents actual video quality results such as PSNR,
being unaware of decoding problems such as the in-
terdependence between frames.
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A first approach towards a proper simulation en-
vironment capable of representing real time video
transmission was proposed in [9], where authors
present a simulation platform and PSNR results, fol-
lowing the guidelines presented in [10], thereby pro-
viding a useful approach on how to simulate a correct
video transmission.
In this paper we present an evaluation of different

real time video flooding methods, evaluating the er-
ror resilience in terms of frame loss and PSNR for the
standard H.264 codec and for the new H.265 stan-
dard.

III. Overview of the video delivery
strategy

Based on the current state of the art, we have im-
plemented two video flooding solutions focusing on
some desirable characteristics:

1. Achieve a high percentage of delivered packets.
2. Promote a fast message propagation.
3. Make the implementation feasible in a real en-

vironment.

To meet these goals, our implementation of the flood-
ing mechanisms is located at the application layer,
using UDP as the transport mechanism. This se-
lection avoids the possibility of aborting the trans-
mission of a message, and also impedes us from ob-
taining MAC-layer statistics, such as the state of the
wireless channel or the number of collisions, while
processing the incoming messages. However, the im-
plementation does not depend of any tweaked MAC
layer, and it can be deployed on real existing devices.
The two flooding strategies implemented are the

Counter-Based strategy and the Distance-Based
strategy. Below we provide a brief overview of both
of them.

Counter-Based strategy

The parameters employed by this algorithm are
two: the first one is the number of copies (C) that
a node should hear to stop rebroadcasting a mes-
sage, and the second one is the maximum time
(MaxTime) to rebroadcast.
The exact behavior of our implementation is the

following:

1. When a new message arrives, initialize the seen
counter to 0. If the received message was heard
previously, increment the local seen counter.

2. Wait a random time between 0 and MaxTime.
3. If seen < C, rebroadcast the message, go back

to point number 2 and wait for MaxTime. In
the other case (seen >= C), discard the mes-
sage.

Distance-Based strategy

Implemented based on the Counter-Based strat-
egy, our implementation adds a new parameter, the
minimum distance (MinDistance) to rebroadcast
a message without having to wait for a period of
MaxTime.

For this implementation it is assumed that every
vehicle is equipped with GPS, that the messages are
marked with the position of the original sender and,
if applicable, with the position of the rebroadcasting
node.
The exact behavior of our implementation is the

following:

1. When a new message arrives initialize the seen
counter to 0. If the received message was heard
previously increment the local seen counter.

2. Obtain the distances to the original send-
ing node (OriginalDistance) and the re-
broadcaster node (RebroadcasterDistance).

3. Wait for a time between 0 and MaxTime,
where the time is inversely proportional to the
minimum of the previously obtained distances.

4. If seen < C, rebroadcast the message, go back
to point number 2 and wait for MaxTime. In
the other case (seen >= C), discard the mes-
sage.

IV. Simulation Environment

The simulation environment consists of three main
components: SUMO [11], OMNeT++ [12] and
INET [13].
To achieve a realistic vehicle mobility we employ

the well known open-source vehicular traffic simula-
tor SUMO (Simulation of Urban MObility), which
runs coupled with the event-driven OMNeT++ sim-
ulator. To simulate the wireless environment we use
the INET package that provides an implementation
of the IEEE 802.11p standard, as well as higher ap-
plication levels such as TCP and UDP.
The transmission range in the INET framework is

not defined as a fixed distance. Instead, it requires
tuning different parameters such as the frequency or
the level of attenuation with distance. To achieve a
proper level of similarity with reality, we employed
the parameters proposed by Báguena et al. [14].
Since highways are a very specific scenario due to

the high speeds involved, we have reduced the de-
fault SUMO step time from 1s to 0.1s. This provides
a greater resemblance with real-life behavior since
vehicles only move for a distance of 3 meters on each
mobility simulation step, while in the default case
they would move by 30 meters. Another issue han-
dled by SUMO is the speed of the different nodes;
in this case we have created four types of vehicles
with different probabilities and speeds in order to
achieve realistic vehicle behaviors in terms of over-
taking, avoiding large vehicle queues on highways.
Concerning the scenario itself, the highway con-

sists of a two-lane one-way 10km long straight line.
A set of 11 Road Side Units (RSU) have been placed
along the road every kilometer. The distance to the
road is 5 meters. Scenario details are provided in
figure 1.
In our experiments, RSUs do not resend any mes-

sages, merely acting as traffic sinks. Our goal is to
determine the performance of video delivery at RSUs
at different distances from the source vehicle.
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Fig. 1. Overview of the simulated scenario.

The vehicle acting as a video source is stopped
when it arrives at middle of the scenario (fifth kilo-
meter) and starts transmitting a video sequence sim-
ulating an accident which involves an emergency
video stream.
The actual transmitted video is the CIF version of

the “Highway” video sequence, which contains 2000
frames [15]. The video has been compressed with
the H.264 and H.265 reference encoders, both set
to a quality level of about 37.9 dB. (37.95 dB and
37.87 dB respectively). This quality level corre-
sponds to data rates of 347 kbit/s and 283 kbit/s
for H.264 and H.265, respectively.
Additionally, to add real-time constraints, we

model a video buffer of 1s, meaning that each vehi-
cle will start the video playback 1s after the arrival
of the first packet, and will discard every packet re-
ceived after this time limit.

V. Results

This section is structured in the following way:
first we make an analysis of the different parameters
for both flooding algorithms - distance and counter-
based - at different vehicle densities. Afterward, and
focusing on the video codecs, we will compare the
two codecs analyzed in terms of PSNR and frame
loss using the best transmission algorithm according
to the previous analysis.

A. Tuning the flooding algorithms

The main objective of a good flooding algorithm
is to reduce the number of transmissions to avoid
the broadcast storm problem, while achieving a good
packet delivery ratio.
Concerning the first algorithm (Counter-Based)

we tested three levels for each parameter, achieving
a total of nine configurations. In this case, the C
value denotes the additional number of times that a
host should hear the message to stop rebroadcasting
it, and MaxTime stands for the maximum time (in
ms) that a node waits when attempting to rebroad-
cast a message. The second algorithm (Distance-
Based) adds another parameter, MinDistance. As
explained before, if the receiver node is closer than
MinDistance to the sender node, it will wait for
MaxTime to rebroadcast the message. If the dis-
tance is higher, the node will rebroadcast earlier to
maximize the number of useful transmissions.
The actual set of values employed for these simu-

lations are the following:

• C = {1, 2, 3}
• MaxTime = {50ms, 200ms, 333ms}
• MinDistance = {50m, 250m, 400m}

Figure 2 shows the performance of both algorithms
when the vehicle inter-arrival time is an exponential
with a mean of 1s (high-density scenario).
The best configuration for the Counter-based so-

lution is, without any doubt, the one with C = 1
and MaxTime = 333ms one. This allows achieving
a delivery rate of 72.23% at the five kilometers point,
and a 82.63% at the third kilometer. This configu-
ration clearly outperforms the other ones due to the
lowering in the number of transmissions. Increasing
the number of copies a node should receive to stop
rebroadcasting significantly reduces the effectiveness
of the flooding process since it just adds more in-
terference to the medium. The same thing happens
when we reduce the MaxTime parameter, as nodes
have more probability to collide when gaining access
to the medium.
Looking at the right part of figure 2, we can see

the results for the Distance-based algorithm. Since
the number of different configurations for this algo-
rithm is too high to be shown in a graph, we se-
lected the nine best performing configurations. The
best arrival rate at five kilometers is obtained by
the configuration: C = 1, MinDistance = 50 and
MaxTime = 200ms, achieving a packet delivery ra-
tio of 78.5% at five kilometers and an 86.45% at the
third kilometer.
If we compare both solutions, the Distance-Based

algorithm is able to deliver more packets since it pro-
vides a better diffusion of the information, prioritiz-
ing the furthest nodes and making each transmission
more profitable.
Figure 3 provides the data for vehicle inter-arrival

times of 2s (low-density scenario), and shows that
the best Counter-Based configuration is the same
than in a high-density scenario but, due to the lower
number of vehicles, the arrival rate is clearly reduced,
achieving only a 50.34% of delivered packets at a dis-
tance of five kilometers.
Switching to the Distance-Based algorithms, the

graph shows that the previous configuration is not
the best one for the low-density scenario. The
best configuration for this scenario is C = 2,
MinDistance = 50 and MaxTime = 333ms,
achieving a delivery rate at the fifth kilometer of
66.53%. This change in the best configuration is

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 83



 0

 20

 40

 60

 80

 100

 0  1  2  3  4  5

R
ec

ei
ve

d 
pa

ck
et

s 
(%

)

Distance to the sender node (km)

C=1-MaxTime=50
C=1-MaxTime=200
C=1-MaxTime=333
C=2-MaxTime=50

C=2-MaxTime=200
C=2-MaxTime=333
C=3-MaxTime=50

C=3-MaxTime=200
C=3-MaxTime=333  0

 20

 40

 60

 80

 100

 0  1  2  3  4  5

R
ec

ei
ve

d 
pa

ck
et

s 
(%

)

Distance to the sender node (km)

C=1-MinDistance=50-MaxTime=200
C=1-MinDistance=50-MaxTime=333
C=1-MinDistance=250-MaxTime=50

C=1-MinDistance=250-MaxTime=200
C=1-MinDistance=250-MaxTime=333
C=1-MinDistance=400-MaxTime=200
C=2-MinDistance=50-MaxTime=333

C=2-MinDistance=250-MaxTime=333
C=3-MinDistance=50-MaxTime=333

Fig. 2. Counter-Based (left) vs. Distance-Based (right). Vehicle arrival rate of 1s.
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Fig. 3. Counter-Based (left) vs. Distance-Based (right). Vehicle arrival rate of 2s.

the result of collisions near the source vehicle. On
the right hand side of the figure 3, and focusing
on the delivery rates from 0km to 3km, the best
configuration is C = 1, MinDistance = 50 and
MaxTime = 200ms, while from the third to the
fifth kilometer one the best configuration is the one
referred above. The main difference between these
two configurations is the C parameter, as it stands
for the number of times a message should be heard
before stopping its rebroadcasting.

B. Evaluating the best codec - flooding algorithm
combination

With the purpose of evaluating the actual received
video quality, we have select the three best flooding
configurations analyzed in the previous section.
Figure 4 shows the ratio of packets received for

different vehicle arrival rates depending on the codec
employed. The three graphs clearly show the dif-
ferences between flooding backwards or forwards.
When flooding backwards (from kilometer 0 to 5) the
delivery ratio increases as the vehicles start creating
a traffic jam, obtaining a higher density of vehicles
which permits the use of more vehicles as relays. On
the other hand, forward flooding is a harder task
since, when vehicles surpass the accident position,
they continue driving at a high speed, therefore cre-
ating several disjoint groups.
Focusing on the differences between codecs, when

employing the same flooding configuration, the
H.264 compressed video has a lower packet arrival
rate than the H.265 compressed video due to the
higher bitrate that H.264 injects into the network.
The best flooding configuration is different for

each codec since they have different traffic demands.
The best configuration for the H.264 codec is the
Distance-Based algorithm with a configuration of
C = 1, MinDistance = 50m, and MaxTime =
200ms. The H.265 codec has a lower requirement
in terms of bandwidth and allows increasing the C
value to add more redundancy without increasing the
number of collisions. Figure 4 shows that a Distance-
Based flooding algorithm with a configuration of C =
2, MinDistance = 50m, and MaxTime = 333ms is
able to achieve the best packet arrival rate in the
low-density scenario, while maintaining a good per-
formance in the high-density scenario.

C. Error resilience and impact on the user-perceived
quality

As in previous section, we have selected the opti-
mum flooding configuration for each codec to obtain
the frame loss and the PSNR results.
Figure 5 shows the frame loss when employing the

best configuration for each codec. While the H.265
codec is able to maintain frame loss at low levels,
the H.264 codec suffers an extremely high frame loss
when packet losses occur. In fact, the H.264 decoder
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Fig. 4. Packet delivery ratio. Vehicle arrival rate of 1s (left), 2s (right).
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Fig. 5. Frame loss. Vehicle arrival rate of 1s (left), 2s (right).

is often unable to decode several consecutive frames.
Although the packet loss difference for both codecs is
not very high, H.264 suffers from packet losses in al-
most every frame, being the decoder unable to prop-
erly reconstruct the original video despite using error
recovery techniques like frame-freezing. On the other
hand, the H.265 decoder is able to compensate for
packet losses with the frame-freezing technique, be-
ing able to provide a high number of decoded frames,
even though they may have some glitches that affect
both the PSNR and the visual quality.
When the vehicle arrival rate is 1s (high-density

scenario) the H.264 codec is able to decode all the
frames of the video when flooding backwards, while
in the same scenario, when flooding forward (from
kilometer 5 to 10), significant frame losses occur even
for similar packet loss values. To gain further insight
into this phenomenon, we have analyzed the pack-
ets loss patterns, detecting differences in terms of
the frame types affected. In particular, more I-frame
losses occur in the forward transmission, being the
I-frames type (reference images) crucial to achieve a
proper decoding of the video, while the P-frames and
B-frames (frames that encode differences between the
current frame and the previous I-frames) are not so
critical.
Figure 6 shows the PSNR for the decoded frames.

Although in some cases H.264 performs better than
H.265, we have to take into account the differences

in the number of decoded frames, since H.264 is
only able to decode frames with a reduced packet
loss, while H.265 is usually able to decode the en-
tire video sequence, which explains why the H.264
decoded frames have better quality than the H.265
decoded ones, on average.
When both decoders have similar frame loss ratios,

H.265 performs slightly better than H.264 in terms
of PSNR.
These graphs highlight that H.265 outperforms

H.264 in terms of both frame loss and PSNR quality.
From the user perspective, the video flooded using
the H.265 codec is able to provide a much smoother
experience than H.264 encoded videos.
For informative purposes, some samples of the de-

coded videos are made available for download1.

VI. Conclusions and future work

In this paper we evaluated the user-perceived qual-
ity for real-time V2V video flooding in highway sce-
narios providing frame loss and PSNR data for the
widely used H.264 codec and for the new H.265 video
codec.
In our experiments we compared two flooding algo-

rithms and selected the best configurations for each
of the codecs in terms of frame loss. Afterward, a de-
tailed analysis in terms of frame loss and PSNR for

1http://www.grc.upv.es/Jornadas-2013/videos.html
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Fig. 6. PSNR. Vehicle arrival rate of 1s (left), 2s (right).

both of the codecs and for both forward and back-
ward highway directions is provided.
H.265 has shown to perform way better than the

H.264 codec, mainly due to the excessive frame loss
provoked by the latter. Additionally, H.265 is able to
maintain a controlled frame loss in all the situations,
while H.264 is unable to provide an adequate frame
rate to achieve a good user experience. In terms of
PSNR for the decoded frames, both compression al-
gorithms are unable to sustain the PSNR over 30dB
for distances greater than 1km, although the H.265
codec is able to provide a better visual quality than
H.264 for a comparable frame loss rate.
Reducing the packet loss in general, especially

losses associated with key-frames, to avoid massive
frame loss is a key factor to achieve a good user expe-
rience. So, as a future work, we plan to design a new
flooding algorithm that takes all these considerations
into account.
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Comparing Different DTN Protocols Under
Realistic Urban Environments

Sergio Mart́ınez Tornell1, Carlos T. Calafate2, Juan-Carlos Cano3 y Pietro Manzoni4

Abstract— The mobility of people and goods con-
sumes a significant amount of resources. To mini-
mize this consumption, new traffic management sys-
tems based on the Smart Cities paradigm have been
proposed. These systems require collecting and dis-
tributing as much information about road conditions
as possible. Traditionally, this information collection
was carried out by means of passive elements, typi-
cally by coils or road side cameras. In previous works,
we have proposed to use a Vehicular Delay Tolerant
Network (VDTN) to collect and distribute this in-
formation. However, achieving a fair comparison be-
tween different DTN solutions in an urban environ-
ment is not easy. In this paper we present a generic
DTN model that we use to compare various repre-
sentative DTN solutions in an urban scenario. We
highlight the weak and strong points of each evalu-
ated proposal.

keywords— Delay tolerant networks, Vehicular net-
works, VANET, Modeling.

I. Introduction

INTELLIGENT Transportation Systems (ITS) re-
quire collecting and distributing as much relevant

information as possible to provide their services. Re-
cently, the number of sensors available in our vehicles
increased notably. Nowadays, vehicles carry sensors
not only related to engine status or speed, but also
related to weather (rain and temperature sensor) or
the state of the road (ESP sensors). If the authorities
in charge of traffic management and safety were able
to harvest this information, the required investments
in infrastructure and road deployed sensors could be
significantly reduced. Smart City service providers
could also take advantage of this huge amount of
data.

The distribution of this information is carried out
through various vehicular networking strategies, the
most flexible of all being Delay Tolerant Networking
(DTN) . DTN protocols can cope with the problems
derived from high mobility and the possibility of high
node sparsity. Nevertheless, achieving a fair compar-
ison of DTN solutions in an urban environment is a
hard task.

When comparing and evaluating the performance
of different Delay Tolerant Network (DTN) proto-
cols, the criteria used to select the next forward-
ing node, also called the “routing metric”, is not
the only element that can make the difference. Sev-
eral low-level sending mechanisms for one-hop com-
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munications such as: (a) the use of ACK packets,
(b) the existence of flow control mechanisms, or (c)
whether the protocol uses unicast or broadcast mes-
sages, heavily affect its performance.

The classical DTN protocols, e.g., [1], [2], [3] were
not specifically designed for vehicular contexts. More
recently, DTN geographic protocols have been pre-
sented for this specific purpose. The most simple ge-
ographic protocol is the Greedy protocol, which is a
DTN variation of another non-DTN geographic pro-
tocol, called GPSR [4]. In [5] the authors present
GeOpps, one of the most advanced DTN proto-
cols for Vehicular Ad-Hoc Networks (VANETs), and
compare it against Greedy and MoVe [6], the lat-
ter originally designed for Mobile Ad-hoc NETworks
(MANETs) and not considering geographic informa-
tion. In the comparison, authors does not specify
which propagation model was used, leading to bi-
ased results, as stated in [7]. In [8] GeoDTN+Nav
is presented and compared to GPCR [9], which is
a non-DTN protocol. From our point of view, any
DTN protocol performs better than a non-DTN pro-
tocol in a sparse network, so it would have been more
valuable to compare GeoDTN+Nav against others
DTN protocols such as GeOpps or GeoSpray [10].

In this paper we present a generic DTN model
called Generic One-Copy DTN Model (GOD) with
the objective of fairly comparing various DTN so-
lutions in a metropolitan scenario. Through this
model, and using simulations, we highlight the weak
and strong points of the various proposals stud-
ied. In our study, we compare a protocol we devel-
oped, called Map-based Sensor-data Delivery Proto-
col (MSDP)[11], against the GeOpps and the Greedy
protocols using accurate mobility and propagation
models.

This paper is organized as follows: in Section II we
present our Generic One-Copy DTN Model (GOD).
The compared protocols are introduced in Section
III. The simulation environment and settings are pre-
sented in Section IV. Section V presents our results
and findings. Finally, section VI concludes this paper
and provides details about future work.

II. The Generic One-Copy DTN Model

A DTN protocol can be subdivided into various
components, the most important one being the for-
warding criteria. The forwarding criteria, also known
as the routing metric, represents the criteria the pro-
tocol uses to chose the next forwarding node. Other
minor and more generic components or mechanisms,
such as the use of ACK packets or the adoption of
flow control mechanisms, can anyway heavily influ-
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Fig. 1: Beacon messages format.

ence the performance of the DTN protocol as well.

In order to achieve a fair comparison between dif-
ferent DTN protocols we have developed a Generic
One-Copy DTN Model (GOD), which can be con-
sidered as a super-class of every DTN protocol. This
approach not only simplifies the comparison of dif-
ferent DTN solutions, but could also speed up the
implementation of new protocols.

Our model integrates within the TCP/IP proto-
cols architecture as a new layer between the appli-
cation and the transport layers, allowing our DTN
protocol to work independently of the IP routing pro-
tocol.

Our GOD model implements the following config-
urable generic mechanisms:

• ACK Messages: ACK messages are used to con-
firm every one-hop transmission, to ensure that
no fragment is lost during a one-hop transmis-
sion;

• Unconfirmed messages: maximum number of
unconfirmed data messages. This is specially
useful when the communications channel is un-
stable.

• Redundancy: redundancy fragments can be
added to reduce the impact of fragment losses.

• Location: an interface to the Navigation System
(NS) to allow the use of geographic data, such
as location, direction, programmed route, etc.

The GOD structure is based around three different
modules which work coupled: the beacon module,
the fragment generator module, and the core module.

A. The beacon module

The beacon module implements the announce-
ments mechanism. It periodically broadcasts the
node information, and it also manages the collected
information in order to construct a list of the cur-
rent neighbors. Every beacon packet contains the
source address as well as its location, its velocity, its
direction, and the node type obtained from the Nav-
igation System. Moreover, extra information may
be included within the beacon packet payload if re-
quired by a specific DTN protocol; Figure 1 shows
the beacons message format.

A New Neighbor Event is notified to the core
module every time a new neighbor is detected.
When a certain number of consecutive beacons from
the same neighbor are lost, a Neighbor Disconnected
Event is notified to the core module. This module
also notifies the core module when the information
about a neighbor has been updated based on a new
received beacon.

Inside this module, the inter-beacon time can be
defined to meet protocol requirements. Currently,
we only support static inter-beacon times, but in the
future we plan to implement dynamic inter-beacon

times that may depend, for example, on mobility, or
on network density parameters.

B. The fragments generator module

This module is directly connected to the applica-
tion layer and it is in charge, if required, of divid-
ing large messages into fragments smaller than the
MTU. Since the GOD uses UDP packets for one-hop
communication, large messages must be split-up to
avoid IP fragmentation, which would interfere with
routing decisions. Figure 2 shows the relationship
between the information messages and their frag-
ments. Then, the fragments are sent to the core
module. The fragments generator module can also
create redundancy fragments to increase reliabil-
ity. When redundancy is enabled, a percentage of
extra fragments are created using Foward Error Cor-
rection (FEC) techniques. That is, if a message is
divided into N fragments, N ∗α total fragments will
be generated, where redundancy factor α is greater
than 1 and depends on the configuration. The basic
hypothesis is that the original message can be re-
assembled with whatever subset of size N of the sent
fragments. This redundancy allows reducing the im-
pact of possible fragment losses.

C. The core module

This module is connected to the beacon module,
and it is in charge of managing transmission opportu-
nities between nodes. The core module has a buffer
where fragments are stored. Fragments are enqueued
and dequeued based on their timestamp: older frag-
ments receive higher priority. The events notified
by the beacon module are used to keep a sorted list
of neighbors according to the chosen routing metric.
This module is activated by five different types of
event:

• Data Messages. A Data message can arrive from
the fragments generator module or from the net-
work, i.e., from a neighbor. When a Data mes-
sage arrives, the fragments contained in it are
enqueued in the local buffer and, in case it is
enabled, its reception is confirmed through an
ACK message. This ACK allows the previous
source node to remove the confirmed fragments
from its buffer.

• ACK messages. An ACK message confirms the
reception of a Data message, and the fragments
contained inside the confirmed Data message
can now be definitely deleted from the buffer.

• ACK Time Out. When an ACK Time Out oc-
curs, the data fragments contained in the un-
confirmed data message are re-enqueued in the

Fig. 2: Information message format and fragment
format.
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sending buffer.
• New Neighbor and Neighbor Changed. When-

ever one of these events is notified, the value
of the transmission window is restarted. The
neighbor is evaluated using the metric defined
by the specific DTN protocol, and, in case the
neighbor is evaluated as a “better” node than
the current carrier, a new transmission process
is started. Obviously, if the neighbor is detected
as an Road Side Unit (RSU), it is always eval-
uated as the best possible neighbor and a new
transmission process is immediately started.

The transmission process tries to transmit as much
fragments as possible to the best neighbor; its behav-
ior is as follows:

1. The module checks if there are fragments in the
buffer to be transmitted; if there are no frag-
ments, the process is over.

2. It obtains the best next node from the node list
according to the protocol-specific metric.

3. It checks if the best node’s location estimation
is inside the defined transmission range.

4. It checks if the transmission window of the best
node is equal to 0; in this case, the process is
over.

5. It sends a data packet containing as many frag-
ments as possible. This action dequeues the
fragments from the buffer.

6. If the ACK mechanism is enabled, it schedules
an ACK Time Out for the previously sent data
message. If it is not running, it removes the sent
fragments.

7. It waits for the time required to send a data
packet and its corresponding ACK packets.

8. It starts a new transmission process.

It is worth noticing that, since all the fragments
have the same destination (any of the RSUs), the
next forwarding node selection is based only on the
state of the current carrier and its neighbors. More-
over, we consider that all the RSUs behave as sinks.
They simply send beacons to announce their pres-
ence to vehicles. When vehicles send Data mes-
sages to the RSUs, they may confirm their reception
through an ACK message if required, and the frag-
ments encapsulated in it are forwarded to the control
center through the backbone network.

With GOD, when the ACK mechanism is active,
it is ensured that no fragment is removed from the
buffer until a neighbor have been confirmed as the
new carrier. ACK messages are also used to limit
the number of data messages pending confirmation.
The use of ACK, as well as the communication type,
i.e. broadcast or unicast, can be configured in order
to model different DTN protocol variants.

III. Overview of the evaluated DTN
Protocols

We used our Generic DTN One-Copy protocol to
implement and compare three different DTN proto-
cols, namely: Greedy, GeOpps, and MSDP. A com-

RSU

1
2

3

Fig. 3: Example of a local minimum: messages get
blocked at node 1.

mon assumption of all these protocols is the presence
of a Navigation System (NS) installed in the vehicles.
This way, each vehicle is aware of its geographical
location and its route. This information is used to
increase the packet delivery ratio in DTNs.

A. Greedy

The Greedy protocol, or a slightly modified version
of it, has been widely used in order to evaluate other
proposals, e.g., [5], [8]. It is a DTN variation of exist-
ing location-based greedy algorithms [12], [9], where
the fragments are forwarded to the neighbor that is
the closest one to the destination (if closer than the
current carrier). Therefore, it uses the distance to
the destination as its routing metric. This metric
may lead to message losses or high delays when a
geographic local minimum exists. Figure 3 shows
an example of a local minimum where messages get
blocked for a long time on the position of node num-
ber 1, since it is the closest node to the RSU.

B. GeOpps

The GeOpps protocol was presented in [5]. The
next forwarding node selection is based on the Es-
timated Time of Arrival (ETA) to the destination.
GeOpps assumes that each node is aware of the pro-
gramed route in their Navigation System (NS). Us-
ing this information, nodes calculate the closest point
to the destination along their route. Then, the clos-
est point is used together with the map information
to calculate the ETA from the current position to this
closest point. The routing metric, which is called
Minimum Estimated Time of Delivery (METD), is
the sum of the ETA from the current position to the
closest point plus the ETA from the closest point to
the destination. Figure 4 shows an example of calcu-
lation of the closest point where the solid lines indi-
cate the programmed routes while the dashed lines
indicate the estimated route from the closest point
to the destination. Finally, the value of the METD is
attached to beacon messages, which allows nodes to
be aware of the METD of their neighbors, and chose
the minimum METD neighbor as the next forward-
ing node.
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Fig. 4: Example of calculation of the closest point
[5].

C. MSDP

In this article we used a slightly modified version
of our MSDP protocol presented in [11]. In order to
make routing decisions, MSDP uses the value of a
function, called UtilityIndex, to determine which is
the best neighbor to forward fragments to. In this
work we add a second term to the UtilityIndex, 1/D,
which relates to the distance between the node and
the destination of the message. The UtilityIndex,
which depends on four parameters, is calculated lo-
cally and attached to beacons. The higher the Util-
ityIndex is, the better the candidate, see Equation
1.

UtilityIndex =
P 2

T
∗Q+ 1/D (1)

Parameters P , T , Q, and D refer to Trustworthy
factor, Time to reach an RSU, Transmission avail-
ability, and Distance to an RSU, respectively. In this
paper we will only explain in detail this new term,
and refer to our previous publication for the rest of
the parameters. The previous version of MSDP suf-
fered of inactivity when the carrier node and all its
neighbors experienced a value of 0 for the first term
of the equation 1. Under this circumstance, no mes-
sages were forwarded. By the parameter D we en-
sure that, at least, messages will be forwarded to
the closest neighbor, which increases the probability
of eventually finding a node whose first term of the
equation is bigger than 0.

IV. Simulation Environment

In this Section we use our Generic On-Copy Dtn
Model to compare our MSDP against the Greedy and
GeOpps protocols through simulations.

We consider as the reference scenario the one se-
lected in [11]. In that work vehicles used a DTN pro-
tocol to collect information from a vehicular sensor
network and to deliver it to a remote control center.
The information is obtained from in-vehicle sensors,
which retrieve it using an On Board Diagnostics 2
(OBD-II) unit [13]. The information messages are
then fragmented and routed. A fragment is consid-
ered to be delivered when any of the RSUs correctly
receive it. Once an RSU receives a fragment, the
fragment is sent over the backbone network to the
control center. The control center will then reassem-
ble the fragments into the original message and pro-

Fig. 5: Map used in our simulations, stars indicate
the location of the RSUs (2.6 x 2.6 km).

cess the content. RSUs are supposed to be placed in
strategical places by entities interested in collecting
the information, like city councils, or road adminis-
trators. The locations of the RSUs are available to
vehicles’ NSs through a dynamic updating service.

We implemented all the models using the Inet
framework for the Omnet++ event-driven simulator
[14]. The Inet framework includes detailed imple-
mentations of the 802.11 physical and MAC layers.

One of the most important issues in DTN simula-
tions is the mobility of nodes. In our simulations we
have generated the node mobility by using VaCaMo-
bil [15]. VACaMobil introduces a configured num-
ber of vehicles in the network and keeps this num-
ber inside the user defined upper and lower bounds.
When a node finishes its trip, it is removed from
the network. When using VACaMobil, the network
simulator can influence the mobility of the nodes,
which is simulated using Simulation of Urban MObil-
ity (SUMO) [16]. For the layout we used a 6.7 km2-
area map of the city center of Milan, which has a
typical European old city structure. Figure 5 shows
the portion of the map used, and the locations of the
RSUs are indicated by stars.

We consider that the use of a very simplistic prop-
agation model is one of the main drawbacks of pre-
vious studies in this topic. To accurately model real
world conditions, we used the propagation model
presented in [17], which combines the Nakagami fad-
ing model [18] with a visibility model which deals
with power losses due to the effect of obstacles.

Every node in our network scenario generates a
2 kBytes message every 10 seconds. The size of the
fragments is 450 Bytes. The simulation lasts 3600
seconds, and nodes will generate traffic throughout
the entire simulation. Concerning the communica-
tion interfaces, each node has two 5.9 GHz 802.11p
interfaces tuned at different channels, where the first
one is used for beacon broadcasting, while the second
one is used for one-hop transmissions. This double-
interface model mimics the multi-channel communi-
cations scheme of the Dedicated short-range com-
munications (DSRC) [19]. The transmission power
of both interfaces is configured to 63 mW, while the
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Fig. 6: Delivery Ratio

gain of the antenna is 5 dBi.
To achieve reasonably conclusive results, we have

simulated every scenario 10 times, varying the seed
of the simulation. Measures are represented with a
95% confidence interval.

V. Results

In this section we compare the three evaluated pro-
tocols according to: the delivery ratio, and the con-
sumed resources (overhead). To evaluate the impact
of node density we vary the number of nodes in the
network from 10 to 50, thus varying the node den-
sity from 1.47 to 7.4 nodes/km2. For this evaluation
we configure the GOD model in order to use unicast
communications an ACK messages.

A. Delivery Ratio

The delivery ratio is the ratio between the ef-
fectively delivered and the sent messages. Due to
mobility-related effects, it is typically impossible to
achieve a perfect delivery ratio. To determine a
reference upper bound for this metric we have im-
plemented an Ideal Protocol. The Ideal Protocol is
an implementation of the Epidemic protocol [1] that
runs on the top of a collision-free MAC layer which
only considers propagation and transmission delays,
and defines a limited transmission range. Since a
copy of every fragment is sent to all neighbors every
time a contact occurs, the first copy of a fragment
arriving to any of the sinks must have traversed the
best possible path in terms of delay.

Figure 6 shows the delivery ratio of the different
protocols; it is worth noticing that not even the Ideal
protocol reaches a delivery ratio of 1. When there are
very few nodes in the network, the delivery ratio de-
pends a lot on the mobility patterns of nodes, which
explains the high confidence intervals obtained. On
the other side, as we increase the number of nodes
in the network, the delivery ratio also increases, be-
cause more transmission opportunities become avail-
able. As can be seen, MSDP performs better than
any other of the compared protocols, and GeOpps
performs worse than Greedy.

B. Overhead

Last but not the least, we evaluate the overhead
introduced by each protocol. To obtain the overhead
ratio of the evaluated protocols, we divide the total
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number of transmitted bytes by the number of de-
livered bytes. This measurement is closely related
with the number of hops a fragment must traverse
before it arrives to an RSU. Since it does not take
into account the amount of data interchanged be-
tween nodes and RSU, its value may be smaller than
one when most of the delivered fragments are directly
transmitted to an RSU.

Figure 7 shows the results we obtained for the dif-
ferent protocols; The first thing that we appreciate is
that our MSDP is the one experiencing the smallest
overhead ratio. Both GeOpps and MSDP perform
better than the Greedy protocol, which consumes
significantly more resources. This difference is ex-
plained by the presence of loops; when two nodes
move in opposite directions, one node moving away
from the RSU; and another one moving close to it,
meet, the fragments are sent firstly to the closest one
and then, after they cross, are sent back to the orig-
inal carrier, which is moving closer to the RSU, the
same situation occurs when a vehicle overtakes an-
other vehicle. The UtilityIndex of MSDP, as well as
the METD of GeOpps, are more stable and, there-
fore, most loops are avoided.

VI. Conclusions

In this paper we tackled the problems that arise
when comparing different DTN protocols. To solve
some of them, we have presented the Generic One-
Copy DTN Model (GOD). This model allows us to
fairly compare different DTN protocols, making it
easy to define and apply common low-level sending
mechanisms in one-hop communications.

We used GOD to fairly compare our previously
presented proposal, called MSDP, against the Greedy
and GeOpps protocols. The results obtained show
that MSDP outperforms both Greedy and GeOpps
protocols in terms of both delivery ratio and intro-
duced overhead.

In this paper we also presented an Ideal DTN
model that represents the best possible case where
all the forwarding decisions are optimal. The inclu-
sion of this model pointed out that MSDP still has
room for improvements. In future works, we will ana-
lyze the optimal routes used by the Ideal DTN model
in order to mimic them and make new improvements
to our MSDP scheme.
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A modeling tool o�ering steady-state mobility
conditions in vehicular environments

Miguel Báguena, Sergio M. Tornell, Álvaro Torres, Carlos T. Calafate, Juan-Carlos Cano,
Pietro Manzoni1

Abstract� Designing representative vehicular net-

work simulations is a particularly challenging task be-

cause since there are several new parameters which

researchers must take care about. In this paper we

evaluate VACaMobil, a mobility manager for the OM-

NeT++ simulator which guarantees a constant vehi-

cle number throughout an entire network simulation.

It can also be con�gured to create minor �uctuations

around the average value, within user de�ned bounds,

to get a realistic vehicle behavior. We examine VA-

CaMobil's performance in a typical urban scenario

and we compare its behavior against current tools

provided for the SUMO simulator. Results show that

VACaMobil is the only tool able to achieve and main-

tain the target average vehicle number in all scenarios.

Keywords�Vehicular Networks, Mobility patterns,

Simulation Tool, SUMO, TraCI.

I. Introduction

THE reproducibility of experiments is a major is-
sue when evaluating smart communication pro-

tocols and algorithms, especially over Vehicular Ad-
hoc NETworks (VANETs). In [1] the authors provide
a complete review of the minimum set of parameters
that should be identi�ed in order to allow other re-
searchers to reproduce simulation experiments. They
pointed out several key parameters, such as the simu-
lated hardware, the network simulator, the scenario,
and the road tra�c simulator. However, regarding
node mobility, there are other parameters that have
been mostly ignored by the research community: the
density of tra�c and the tra�c demand.

As other authors pointed out in previous studies,
mobility models [2] and the chosen scenario [3], as
well as the node density, heavily in�uence the �nal
network performance. However, since mobility gen-
erators and road tra�c simulators are often tough
to con�gure, the simulated node density and distri-
bution may depend on complex data that are usu-
ally not included in the published academic results,
thereby compromising reproducibility.

In this paper we present VACaMobil (VANET Car
Mobility manager), a mobility manager module for
the OMNeT++ simulator which is the �rst, to the
best of our knowledge, able to generate SUMO [4]
driven nodes in a vehicular network while ensuring
certain user-de�ned parameters, such as the average,
maximum, and minimum number of vehicles. This
goal is useful for mid-length simulations, typically
one hour, allowing researchers to assume that the
vehicle density is stable. At the same time, since

1Department of Computer Engineering. Universitat Politèc-
nica de València. Valencia, Spain mibaal@upvnet.upv.es,
sermarto@upv.es, atcortes@batousay.com,
{calafate,jucano,pmanzoni}@disca.upv.es

our solution is tightly coupled with SUMO through
the TraCI interface, it is able to mimic real vehicle
behavior. By running in parallel with SUMO, VA-
CaMobil executes the following tasks: (i) it manages
when a new vehicle must be introduced in the net-
work, (ii) it assigns a random route from a prede�ned
set to each vehicle, and (iii) it determines which type
of vehicle should be added. When using VACaMo-
bil, and given a speci�c road map, researchers will
be able to completely de�ne the network mobility
merely by de�ning the desired average number of ve-
hicles and its standard deviation value (upper and
lower bounds).
Going a step further, our tool also aids researchers

at selecting among the di�erent types of vehicles pre-
viously de�ned in SUMO, such as �cars�, �buses�, or
�trucks�. This allows researchers to easily de�ne road
tra�c simulations with heterogeneous vehicles.
The rest of this paper is organized as follows: In

section II, we shortly introduce the di�erent meth-
ods for generating VANET mobility patterns that
the research community commonly uses. In section
III, VACaMobil is fully described. In section IV, we
compare our proposal with the duarouter and du-
aIterate.py tools, both included in SUMO. Finally,
in section V, we present our conclusions and some
future plans to improve VACaMobil.

II. A review of existing mobility

generators for VANETs

Before presenting the details of our proposal, we
analyze some of the methods commonly used to ob-
tain suitable mobility patterns in urban vehicular
scenarios. We have analyzed several papers pub-
lished during the last few years, most of them pub-
lished in conferences and journals related to Intelli-
gent Transportation Systems. Early approaches re-
lied on too simple mobility models based merely on
random mobility. Since these simple models do not
represent vehicle mobility properly, other mobility
models have been recently developed based on real
world traces, and also on arti�cial mobility models
from the �elds of transportation and tra�c science.
In this section, we brie�y describe the most relevant
works.

A. Random Vehicle Movement

At the beginning of the previous decade, the �Ran-
dom Way-Point" was extensively used in Mobility
Ad-Hoc NETwork (MANET) research. However, in
2003, the authors in [5] demonstrated how harm-
ful the Random Way-Point mobility model really
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is. Moreover, the e�ects described in this work
are even worse when simulating VANETs. Later
on, some other authors have extended the �Random
Way-Point" mobility model by restricting the mobil-
ity of nodes to a map layout, as in [6]. However,
this improvement does not solve the majority of the
�Random Way-Point� model problems stated previ-
ously.

In our research group we developed a tool called
�CityMob" [7]. CityMob allows users to create ran-
dom mobility patters restricted to a grid. It also
adds support for downtown de�nition, where a down-
town is a region inside the simulated map which con-
centrates the majority of the selected routes along
the simulation. Although CityMob presents a big
improvement compared to non restricted mobility
models, as well as random mobility models, it also
presents some problems; the most important one is
that vehicular mobility is not in�uenced by other ve-
hicles, i.e. two di�erent vehicles can occupy the same
location and no minimal distance between vehicles
is required. Moreover, vehicles do not change their
speed during a trip. However, in the real world, ve-
hicles continuously change their speed according to
tra�c conditions and road characteristics. Last but
not least, vehicles keep moving throughout the whole
simulation, which especially in�uences the perfor-
mance of protocols that keep data stored in bu�ers.
The research community quickly realized the prob-
lems derived from inaccurate simulation patterns,
and started to work on other methods to obtain suit-
able mobility traces.

B. Real Mobility Traces

Compared to the use of random mobility, real
traces present a clear improvement. Such traces are
usually obtained from a certain set of nodes, e.g.
from taxis in the city of Shangai [8]. Mobility traces
can be obtained by tracking the mobility of nodes us-
ing On-Board units, as in [8], or by using road-side
equipment, as in [9]. Although real traces represent
the most realistic mobility patterns, we can not ob-
viate the fact that the mobility of the tracked nodes
is highly in�uenced by the movement of other non
tracked vehicles, e.g. taxis' mobility is in�uenced by
other users on the road whose movement is not re-
�ected in the collected traces. Moreover, real traces
lack the �exibility to allow for an exhaustive evalua-
tion of VANET protocols, e.g. changing the vehicle
density without modifying their speed is clearly un-
real.

C. Assisted Tra�c Simulation

The restrictions of real traces can be overcome,
with almost no loss of realism, by using mobility
models taken from the �eld of transportation and
tra�c science. Several road tra�c simulators are
widely used among the VANET research commu-
nity. One of the most widely used mobility gener-
ators is SUMO [4]. When simulating tra�c mobility
for VANETs not only the vehicles' behavior is im-

portant, but also the tra�c demand. SUMO allows
de�ning tra�c demand in two di�erent ways: trips
and �ows. The former de�nes only a vehicle, its ori-
gin and its destination, while the latter de�nes a set
of vehicles which execute the same trip. SUMO cur-
rently provides several tools to generate tra�c de-
mand:

• randomTrips.py: A random trip generator. This
tool generates a trip every second having a ran-
dom origin and destination. It does not check
if the origin and destination are connected, or
whether the trip is possible.

• duarouter: A Dijkstra router. Given a �le with
trips and �ows, this tool generates the actual
tra�c demand, expressed in vehicles with an as-
signed route. Routes are calculated using the
Dijkstra algorithm, and every unconnected trip
is discarded.

• duaIterate.py: This python script will produce a
set of optimal routes from a trip �le, i.e. all the
nodes will follow that route which minimizes the
total trip-time for all nodes. This tool repeats a
routing-simulation loop until optimal routes are
found.

Authors have used these tools in order to generate
tra�c demands for SUMO. The most simplistic one
is to de�ne di�erent �ows inside the network. Al-
though drivers usually move from certain districts to
others, following patterns associated with their work-
ing and living places, de�ning the tra�c only by cre-
ating �xed �ows lacks any realism, as we can see in
[10] where only a few �ows are de�ned by the user.
Another common approach is to generate random
trips using the randomTrips.py tool. This approach
presents the problem that only one vehicle is intro-
duced every second, which leads to long transitory
periods until the network reaches a stable state. A
more sophisticated tra�c demand generation strat-
egy is presented in [11], where a prede�ned num-
ber of vehicles following random routes are randomly
placed at the beginning of the simulation. Following
this trend, in previous works we used C4R [12], which
is a software developed by our group to automate
the task of generating random vehicles with random
routes at random places. The work presented in [13]
is the only one that we could �nd which uses the du-
aIterate.py script to generate a �stable and optimal
distribution of �ows". This type of tra�c de�nition
presents a problem: the trip duration can not be
predicted before running the simulations, and, as a
consequence, there is no way to ensure, or even de-
termine, if the road tra�c simulation will last until
the end of the network simulation. As some works
have stated before, this lack of realism and generality
in mobility patterns can lead to biased results [2].

D. Bidirectionally coupled network and tra�c simu-

lations

In [14] its authors go a step further and present
a new simulation framework called Veins, which in-
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Fig. 1. Main loop of the VACaMobil tool.

cludes the TraCI interface to allow the network sim-
ulator to interact with the tra�c simulator running
in parallel. Although, it presents much novelty and
opens a lot of possibilities for VANET simulation,
authors do not address the tra�c demand genera-
tion problem. This framework demonstrated its new
characteristics in [15], and it is one of the main el-
ements of our VACaMobil module, allowing us to
interact with SUMO during the network simulation
and create new vehicles.

III. VACaMobil Mobility Manager

In this section we present our VANET mobility
generator providing the main characteristics and its
implementation details.

A. Characteristics

The main characteristic of VACaMobil is to o�er
realistic mobility scenarios. To that end it can guar-
antee an average number of vehicles while keeping
the current number of vehicles within the given up-
per and lower bounds, the latter being associated to
the de�ned standard deviation value. These features
allowed creating a tool that ensures repeatability of
network simulations under the same road tra�c con-
ditions just by de�ning the average number of vehi-
cles and the standard deviation value.

Another characteristic it o�ers is the possibility
of introducing types of vehicles in simulations, such
as �car�, �bus� and �truck�, each one with its own
characteristics. This is an important feature because
high level decisions may be based on the type of the
vehicle.

VACaMobil also provides a realistic vehicle distri-
bution based on a list of di�erent prede�ned routes.

Finally it works on-line with the SUMO tra�c sim-
ulator, obtaining all the needed information about
routes and type of vehicles through the TraCI com-
munication interface, thereby avoiding the duplicity
of con�guration �les.

B. Implementation details

This tool extends the module collection available
in the Veins framework [14] with new capabilities.
We explain, for each of the characteristics described
before, the di�erent implementation decisions taken.

B.1 Average number of vehicles

Figure 1 shows the VACaMobil iterative control
loop. At every step of the mobility simulation, VA-
CaMobil compares the current number of vehicles in
the simulation with the target number of vehicles.
Depending on whether it is greater or lower than the
target value, VACaMobil waits until the number of
vehicles decreases towards the target value, or, in
the second case, starts inserting several new vehicles
in every step of the mobility simulation in order to
increase the current value until the desired value is
achieved. To avoid having an average number of ve-
hicles higher than the one de�ned by the user, the
time during which new vehicles are inserted is as long
as the last period where the number of vehicles has
decreased. By following this approach we also avoid
high frequency �uctuations in the total number of
vehicles throughout the simulation time.

Values for the target number of vehicles variable
are obtained from a normal distribution whose mean
is the desired average number of vehicles, and whose
standard deviation is de�ned by the user. Its value
is limited to the upper and lower bounds, which are
de�ned as the mean ± 3 ∗ standard deviation: this
value avoids extremely high or extremely low values
for the current number of vehicles.

B.2 Di�erent types of vehicles

One of the parameters we can obtain via TraCI in-
dicates the types of vehicles that are available in the
tra�c simulation. The user can set di�erent proba-
bilities associated to each vehicle type. In this case,
every time a new car is generated, we obtain a uni-
form random value and select the correspondent ve-
hicle type. If no probability is de�ned for a certain
type of vehicles, we assume it is equal to 0. How-
ever, if no probability value is assigned to any of the
de�ned types of vehicle, only vehicles of the �rst de-
�ned type will be generated.

B.3 Routing set and vehicle distribution

Since SUMO itself loads all the di�erent routes at
startup, we can also retrieve them through TraCI,
and, as in the previous item, we select one of them
with an uniform probability every time we generate
a new vehicle.

VACaMobil does not compute routes at simula-
tion time; instead it relies on the goodness of the
di�erent routes made available by SUMO. To guar-
antee that vehicles are distributed realistically, we
also developed a tool based on duaIterate.py and ran-
domTrips.py which creates a SUMO route �le with
several random routes.

Finally, to ensure that a new vehicle is correctly
added, the default behavior is to attempt to insert
the vehicle at any of the lanes available on the �rst
edge of the route. If the edge is full, the module
selects a new route sequentially from a list, repeating
the operation until it �nds a free place to insert the
vehicle, or until the �rst selected route is selected
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TABLE I

Vehicle statistics summary

mean std. dev.
Target 225 8

duarouter 319.165 79.4342
duaIterate.py 219.610 34.2232
VACaMobil 223.718 8.32201

again, which means that there is no room on the
road map for the new vehicle.

IV. Evaluation

In this section we evaluate VACaMobil to verify
whether the objectives and characteristics described
in section III-A have been accomplished. In order to
do that, we have compared VACaMobil against the
tools currently included in SUMO, i.e. duarouter
and duaIterate.py, that were described in section II.
We have selected a urban real map which we ex-
tracted from the OpenStreetMap database. It is
a scenario from the suburbs of Moscow character-
ized by long road segments and high capacity roads
(Figure2).
In both scenarios, the set of random routes pro-

vided by VACaMobil is extracted from the tra�c
demand generated by duaIterate.py. In the follow-
ing subsection, we compare the vehicle density and
its evolution along the simulation time for the afore-
mentioned tools and scenario.

A. Vehicle distribution study

We �rst evaluate one of the most important issues
in vehicular mobility: how vehicles are distributed
over the simulated road map.
Figure 2 shows performance results for the ur-

ban scenario. In this case, duarouter is unable to
spread the vehicles properly. Since some roads are
faster than others, all the vehicles are routed through
them, even when these streets are congested. There-
fore, an undesired tra�c congestion is created in the
fastest inner roads. However, this is an unrealistic
scenario because drivers tend to avoid tra�c jams
whenever possible. When using either duaIterate.py
or VACaMobil, vehicles are routed through alter-
native streets, avoiding tra�c jams. This strategy
has a higher degree of similitude compared to real
road tra�c, since drivers prefer faster roads but of-
ten change their route to avoid tra�c jams.

B. Vehicle density study

To make simulations more easily comparable, a
similar tra�c density is desirable in all simulated
city layouts. Current tools can not correctly han-
dle this problem. In order to compare the behavior
of the three selected methods previously presented,
we have measured the average number of vehicles, its
standard deviation, and its evolution along simula-
tion time.
Table I shows the di�erences in terms of number of

vehicles for the two target scenarios for each tra�c
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generation tool. In the scenario, neither duarouter
nor duaIterate allow to a priori con�gure the aver-
age vehicle value. On the contrary, VACaMobil is not
only able to populate the network with the desired
number of vehicles, but also allows de�ning a max-
imum and a minimum number of vehicles by using
the standard deviation feature, which will bound the
number of vehicles. In complex maps like the urban
scenario, VACaMobil is the only tool able to main-
tain the standard deviation value within the prede-
�ned bounds.

To better understand the aforementioned values,
�gure 3 show the number of vehicles in the scenario
along time for each tool. Since duarouter and duaIt-

erate.py are only able to add one vehicle per second,
the user cannot predict when vehicles will arrive to
their destination and disappear from the network.
Therefore, the number of vehicles when the simula-
tion reaches the steady-state is not known a priori,
converting protocol analysis based on the number of
vehicles in a mere act of faith. Moreover, in urban
maps, where tra�c jams are very common, it takes
more time for vehicles to reach their destination and
leave the network, which leads to a constantly in-
creasing number of vehicles in the network when not
using VACaMobil. Comparing the data in table I, we
can conclude that both the target number of vehicles
and the standard deviation goal are clearly achieved
with our VACaMobil approach.

V. Conclusions and future work

In this paper we presented VACaMobil1, a new
mobility manager for the OMNeT++ simulator
which promotes the full repeatability of VANET sim-
ulations. In particular, we added critical features
to previously existing tools, such as ensuring a con-
stant number of vehicles during the entire simulation
period, disseminating vehicles throughout the whole
route-map, and o�ering the possibility of de�ning dif-
ferent vehicle types with di�erent probabilities.

Contrarily to other existing tools, which are not
able to control the mean number of vehicles nor its
standard deviation, VACaMobil is able to maintain

1VACaMobil is freely available at www.grc.upv.es/software.
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Fig. 2. Heat map for the urban scenario when using duarouter, duaIterate.py, and VACaMobil (from left to right).

the mean number of vehicles and the standard devi-
ation value within user-de�ned bounds. To the best
of our knowledge, this is currently the only tool that
allows studying a vehicular network in a steady sit-
uation without losing the realistic vehicle behavior
provided by SUMO.
As future work we plan to improve VACaMobil of-

fering downtown de�nition and automatic placement
of Road Side Units (RSU).
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A Novel 802.11 Contention Window Control
Scheme for Vehicular Environments

Ali Balador1, Carlos T. Calafate2, Juan-Carlos Cano3 y Pietro Manzoni4

Abstract— Intelligent Transportation Systems (ITS)
have attractive potential in order to decrease the ordi-
nary traffic jams and avoid transportation disasters.
Also, they are able to provide various infotainment
services like browsing, reading e-mail or using social
networks that makes a trip more interesting. In or-
der to make it more efficient in real vehicular envi-
ronments, achieving a well-designed Medium Access
Control (MAC) protocol is a challenging issue due
to the dynamic nature of VANETs, scalability issues,
and the variety of application requirements. Differ-
ent standardization organizations have selected IEEE
802.11 as the first choice for VANET environments
considering its availability, maturity, and cost. The
research results for IEEE 802.11 MAC protocol show
the importance of contention window adjustment on
the communications performance. The impact of ad-
justing the contention window has been studied in
MANETs, but the vehicular communication commu-
nity has not yet addressed this issue thoroughly.

This paper proposes e-HBCWC, a new contention
window control scheme for VANET environments
based on estimating the network condition. Analy-
sis and simulation results using OMNeT++ in urban
scenarios show that e-HBCWC clearly outperforms
802.11 DCF, even in very high network density, by
increasing the packet delivery rate while decreasing
the number of collisions and the end-to-end delay for
unicast applications.

Keywords—IEEE 802.11 DCF, Contention Window,
Density Estimation, Vehicular Ad Hoc Networks

I. Introduction

ADVANCES in wireless communication technolo-
gies, along with the increasing demand for a

wide variety of applications, make Vehicular Ad Hoc
Networks (VANETs) an attractive research area in
both academia and industry. VANETs are formed by
vehicles equipped with wireless devices in order to
communicate with other vehicles in infrastructure-
less wireless networks (vehicle-to-vehicle, V2V) or
with roadside units (vehicle-to-infrastructure, V2I).
Vehicular environments with inter-vehicle communi-
cations can be assumed as a special form of Mo-
bile Ad-Hoc Networks (MANETs) in which nodes
are road-constrained [1].

The main differences between VANETs and MA-
NETs have to do with rapid topology changes and
diversity of network scenarios. For example, in high-
way scenarios, vehicles have mostly one straightfor-
ward direction, but high relative speeds up to 100
km/h that can lead to frequent network disconnec-

1Dpto. de Informática, Univ. Pol. de València, e-mail:
alba6@upv.es

2Dpto. de Informática, Univ. Pol. de València, e-mail:
calafate@disca.upv.es

3Dpto. de Informática, Univ. Pol. de València, e-mail:
jucano@disca.upv.es

4Dpto. de Informática, Univ. Pol. de València, e-mail:
pmanzoni@disca.upv.es

tions. On the other hand, in urban scenarios, high-
density networks appear during rush hours. Also,
network disconnection can occur in the late night
hours or idle daytime hours. Due to these issues, the
design of protocols that can satisfy different types of
scenarios become necessary.

Medium Access Control protocols play an impor-
tant role since critical communications must rely on
them. Unfortunately, research results [2] highlight
that the topic of MAC support in VANETs has re-
ceived less attention than other research fields. Also,
most of these relatively few research works are ded-
icated to V2I communications; therefore, MAC sup-
port for V2V communication needs more attention.
MAC layer design challenges in VANET environ-
ments can be summarized as follows [3]: (a) Achiev-
ing an effective channel access coordination in the
presence of changing vehicle locations and variable
channel characteristics; (b) supporting scalability in
the presence of various traffic densities; and (c) sup-
porting a diverse set of application requirements.

Applications for VANETs can be categorized into
three groups: safety-related, traffic efficiency, and in-
fotainment; each of these applications has its own
QoS requirements, which can be in contract with
others. For example, on one hand, safety applica-
tions require low delays and high reliability, while
messages are relatively short. On the other hand,
infotainment applications need longer messages, but
they are not time-critical. A lot of research has been
done by the research community with the idea of
supporting broadcast transmissions in mind (e.g,[4],
[5], [6], [7]). In contrast to the most common re-
search trend, this paper targets unicast applications
including infotainment, P2P or VoIP.

IEEE 802.11 has been selected by a wide range
of research works for vehicular environments as the
MAC layer standard because of its availability, ma-
turity, and cost. However, it shows poor perfor-
mance in VANETs compared to MANETs as a re-
sult of the differences between these two networks.
A well-known problem in IEEE 802.11 is scalabil-
ity, which becomes more challenging in VANETs in
the presence of high and variable network densities.
A lot of works have been proposed and carried out
for MANET environments to either solve or reduce
this problem. Most of these schemes, such as [8],
[9], [10], require complex computations that lead to
a high overhead in terms of time, power, etc.

Authors in [11] proposed the HBCWC protocol, a
new scheme to adapt the contention window (CW)
for IEEE 802.11 based on the channel condition his-
tory. This algorithm shows a significant improve-
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Fig. 1. The IEEE 802.11 DCF mechanism.

ment in the presence of high network densities while
keeping the implementation simple and similar to
the original IEEE 802.11 MAC. In this paper we
propose a new contention window control scheme,
called e-HBCWC (enhanced-HBCWC), based on the
HBCWC protocol, and evaluate our approach in
Vehicle-to-Vehicle communications on a dense urban
scenario.

The rest of this paper organized as follows. First,
we review the IEEE 802.11 DCF mechanisms. Then,
in section III, we describe e-HBCWC, the new pro-
posed contention window control scheme, in detail.
Performance evaluation of e-HBCWC, including sim-
ulation results in an urban scenario, is presented in
section IV. Finally, section V concludes this paper.

II. IEEE 802.11 DCF

Distributed Coordination Function (DCF) [12]
is the default MAC scheme of IEEE 802.11 in
infrastructure-less environments that uses the car-
rier sense multiple access with collision avoidance
(CSMA/CA) mechanism. IEEE 802.11 DCF uses
two main mechanisms in order to avoid common
problems in the MAC layer, such as collisions and
hidden node problems. First, the Request-to-Send
(RTS)/Clear-to-Send (CTS) mechanism is used in
order to reserve the medium by sending small pack-
ets before transmitting large data packets. Second,
each node must wait a random time (called backoff)
before sending the packet so as to avoid packet col-
lisions. Also, IEEE 802.11 proposes three different
Inter Frame Space (IFS) time intervals in order to
provide priority access to the wireless channel that
can be seen in Figure 1.

The IEEE 802.11 protocol uses the RTS-CTS-
DATA-ACK sequence for data transmission. When
a new data packet is provided for transmission, each
node must wait for a time equal to DIFS, plus a
backoff time before it is allowed to transmit an RTS
packet. The node should sense the channel, and if
it finds the channel idle for a time interval longer
than DIFS, then it needs to select a random back-
off time. The Binary Exponential Backoff (BEB)
algorithm uniformly selects the backoff time from
the interval (0,CW). The IEEE 802.11 DCF initial-
izes the contention window to the predefined value,
CWmin, and doubles it upon transmission failures
up to the predefined value, CWmax. The CW is re-
set to the CWmin by a successful transmission. The
node senses the channel and, if it finds the channel
idle, decreases the backoff timer by one; otherwise it
pauses the timer. The backoff timer is resumed when

the channel again remains idle for a period longer
than DIFS.

The transmission is started by sending an RTS
packet when the backoff timer reaches zero. After
RTS packet transmission, the node waits in order to
receive a CTS packet from the receiver. Receiving
a CTS packet shows that the receiver is ready to
receive a data packet. Therefore, the transmitter be-
gins to send the data packet after waiting for a SIFS
time interval.

Each node has one antenna and so, when it sends
data packets, it cannot listen to the channel to en-
sure that the packet is received correctly. For this
reason, 802.11 DCF uses positive acknowledgement
(ACK) to inform the transmitter. After receiving
a correct data packet, the receiver waits for a SIFS
time and sends an ACK to the transmitter. Receiv-
ing a correct ACK packet is considered as a successful
transmission, while the lack of an ACK reception is
considered as a collision; as a consequence, the packet
must be retransmitted up to a predefined number of
times.

The research results in this field have shown that
resetting the CW value to CWmin upon a success-
ful transmission causes a high collision rate under
high network densities, which leads to a significant
reduction of the network performance. Thus, signif-
icant efforts have been done in order to propose new
strategies for decreasing the CW value.

III. The Proposed Algorithm

As mentioned above, in the IEEE 802.11 DCF,
a significant reduction of the network performance,
especially in dense traffic networks, stems from an
aggressive CW reduction. To tackle these issues, we
propose a novel CW control mechanism, called e-
HBCWC, in which the history of packet transmis-
sion is taken into account for the optimization of the
CW size. In e-HBCWC, the channel condition is
checked upon each packet reception, and the result
is stored into a Channel State (CS) vector. A signif-
icant part of this scheme relies on how the channel
condition is captured by the CS vector, and how this
vector is used to update the CW value in order to
improve throughput. These two issues will be further
explained in the following sections.

A. The Channel State Vector

In legacy 802.11 DCF, after each packet trans-
mission, each node sets its timer and waits for an
acknowledgement (a CTS or ACK packet). In e-
HBCWC, if the transmitter receives an error-free
packet from the receiver, a value of 1 is inserted
into the channel state vector. Otherwise, if a col-
lided/faulty packet is received, or if the transmitter
waiting timer expires before receiving the acknowl-
edgement, a value of 0 is inserted into the channel
vector.

Upon each channel state change notification, the
oldest value in the CS vector is removed and the re-
maining stored states are shifted to the left. Then,
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Fig. 2. CS vector updating in e-HBCWC.

the new channel state is stored in the first element
of the vector. Based extensive simulation results, we
chose a three-element array in e-HBCWC in order
to achieve a trade-off between overhead and perfor-
mance. If we choose a smaller array, it will not be
able to assess the real network condition, while larger
array values do not lead to a significant performance
improvement. Figure 2 shows the basic of e-HBCWC
operation.

B. Changing the Contention Window Size

In e-HBCWC, we apply two parameters, A and B,
in order to precisely control the CW size based on the
channel state vector. Upon each packet loss, timer
expiration or collision, the CW size is multiplied by
2, except for the case in which CS array contains two
consecutive ones before the new state, in that case
the CW is multiplied by A. The CW size is set to the
minimum CW, CWmin, upon each acknowledgement
reception, except for the case in which the CS array
contains two consecutive zeros before the new state;
in that case CW is multiplied by a parameter that
is assumed to be B. Table I details how the CW size
is chosen for each CS array state. The CS array is
initialized with the value 111. Also, Parameter ’A’
can be selected in the range of 1 to 2 while, ’B’ can
be less than 1. In this paper, these parameters are
chosen equal to 1.7 and 0.8 based on the simulation
experiments.

Table I

Contention window size updating

Status CW range

000

010 CW old * 2

100

110 CW old * A

001 CW old * B

011

101 CWmin

111

IV. Simulation

In this section we study the performance of e-
HBCWC in comparison with IEEE 802.11 DCF in
vehicular environments by using the OMNeT++
(version 4.2.2) network simulator [13]. OMNeT++
provides a powerful basis for network simulation but
it has some shortages in the modelling of wireless
networks. Therefore, we chose this simulator cou-
pled with INET framework [14] and SUMO [15] in
order to provide a realistic vehicular scenario. The
INET framework provides detailed models for simu-
lating wireless networks in OMNeT++ such as wire-
less channels, connectivity, mobility, and MAC layer
protocols. Also, SUMO is used to generate real ve-
hicular traffic in road networks.

In order to study the efficiency of e-HBCWC, we
evaluate its performance in an urban scenario. The
general simulation parameters are as follows: each
vehicle a generates constant bit rate traffic. The
size of the data payload is 512 bytes, and each node
generates data packets at the rate of 4 packets per
second. Each vehicle starts a new connection after
joining the network and sends its packets to the ran-
domly selected destination among the current vehi-
cles in the network. Also, each vehicle immediately
changes its destination when the destination leaves
the network. The chosen routing protocol is AODV,
and the radio range for each node is 250 m. We used
the Nakagami radio propagation model that is com-
monly used by VANET community. Moreover, each
point in the figures that follow represents average
of 10 independent simulation experiments. Table II
summarizes the simulation parameters.

The metrics used to evaluate the performance of
the proposed scheme are the following: (a) Packet
Delivery Ratio (PDR), which represents the ratio of
the total number of packets received by the final des-
tination and the packets originated by the source; (b)
average end-to-end delay, which represents the aver-
age time required for a packet to travel from source to
destination; and (c) average MAC collisions, which
shows the average number of collisions experienced
per source.

Table II

The simulation parameters

Simulation Parameter Value

Traffic type CBR
CBR packet size 512 byte
CBR data rate 4 packet/s
Transport protocol UDP
Routing protocol AODV
Max. and Min. of CW 7, 1023
Max. number of retransmissions 7
Max. queue size 14
RTS/CTS threshold 2346 byte
slot time 13us
Max. transmission range 250 m
Propagation model Nakagami
Nakagami-m 0.7
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Fig. 3. Valencia real urban scenario.

A. Scenario Description

We used SUMO and connected it to OMNeT in or-
der to generate realistic urban mobility traces. Our
scenario represents an area of 1, 500 × 1, 500 m2

that is selected from the downtown area of Valen-
cia (Spain) with real obstacles by using digital maps
freely available in OpenStreetMap [16]. Figure 3
shows two map views: the OpenStreetMap view and
the SUMO view. The vehicle generation and mobil-
ity is handled by the VACaMobil [17] tool. In this
work, we vary the number of vehicles from 50 to 200
throughout the simulation time (300 seconds).

B. Result and Analysis

Figures 4-6 represent the PDR, the number of col-
lisions and the average end-to-end delay, respectively,
for the legacy 802.11 and e-HBCWC with different
numbers of nodes. Figure 4 shows a clear improve-
ment in packet delivery ratio for different number of
nodes. In low density networks (less than 75 nodes),
the improvement ratio is not as high as in high den-
sity networks because 802.11 DCF rapidly decreases
the CW value, while it takes longer for e-HBCWC to
do that, thereby decreasing the number of dropped
packets and causing PDR to increase. Collisions
occur due to network partitioning or reaching the
retransmission limit. Concerning the average num-
ber of collisions, there are clear differences between
802.11 DCF and e-HBCWC, as shown in Figure 5.

Even though e-HBCWC does not reset the CW to
CWmin, gradually decreasing the CW instead, simu-
lation results show improvements in terms of end-to-
end delay for e-HBCWC as a result of decreasing the
number of collisions. As Figure 6 shows, e-HBCWC
has the lowest improvement in comparison to other
areas in low density networks because its delay causes
more packets to be dropped, but it still works slightly
better than DCF. As we expected, in high density
situations, e-HBCWC shows a high improvement ra-
tio by avoiding to reset the CW to the minimum
value upon a successful transmission. Overall, we
obtain 40% improvement in PDR, 37% improvement
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Fig. 4. PDR for the urban scenario.

in MAC collisions, and 26% improvement in end-to-
end delay compared with IEEE 802.11 DCF.

V. Conclusion

The impact of controlling the contention window
on the performance of the IEEE 802.11 MAC is an
issue that has been studied by the MANET research
community, remaining mostly untackled in VANET
environments. In this paper we propose a new con-
tention window scheme based on HBCWC that was
proposed for IEEE 802.11 based MANETs. Each
node in e-HBCWC stores its transmission trials his-
tory in the network as an array which is used in order
to determine the optimal contention window value.

In this paper we focused on urban environments to
demonstrate the performance benefits of e-HBCWC.
Simulation results prove that our scheme outper-
forms 802.11 DCF in terms of PDR, end-to-end delay
and collisions in these scenarios.

As a future work, we will study the effect of the
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Fig. 5. Average number of collisions for the urban scenario.
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existence of RSUs on the performance of our scheme.
Also, the performance of e-HBCWC in highway sce-
narios will be evaluated. Moreover, we will dynami-
cally adapt the algorithm’s parameters based on each
specific network scenario.
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HoL-Blocking en Redes Híbridas de Altas
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Resumen�El Head-of-Line (HoL) blocking es un fenó-

meno que degrada terriblemente las prestaciones de

las redes de interconexión de alto rendimiento. Para

solucionar este problema, se han propuesto numero-

sas técnicas, la mayoría de ellas basadas en separar

los �ujos de trá�co en diferentes colas en los puer-

tos de los conmutadores. Sin embargo, la e�ciencia

de estas propuestas puede variar dependiendo de la

topología de red o del algoritmo de encaminamiento,

ya que muchas de ellas no tienen en cuenta ningu-

na con�guración de red especí�ca. Por el contrario,

otros esquemas se ajustan a topologías especí�cas co-

mo los fat-trees, logrando una mejor e�ciencia que los

esquemas independientes de la topología. En este ar-

tículo proponemos un esquema de colas simple para

una topología híbrida muy e�ciente propuesta recien-

temente: KNS. Nuestro planteamiento mejora signi�-

cativamente el rendimiento de la red con respecto a

otros esquemas de colas utilizando los mismos o me-

nos recursos.

Palabras clave�Redes de Interconexión, Topologías

Híbridas, Head-of-Line Blocking, In�niBand.

I. Motivación

LAS redes de interconexión de altas prestaciones
son elementos esenciales en los sistemas utiliza-

dos actualmente para la computación paralela: pro-
cesadores masivamente paralelos, clusters de PCs y
workstations o redes en chip. En estos entornos, el
rendimiento que alcanza el sistema en su conjunto
depende de la red de interconexión, especialmente si
el número de nodos �nales es elevado, pudiendo ser el
cuello de botella del sistema si no es capaz de cumplir
con las necesidades de comunicación de las aplicacio-
nes. Por tanto, alcanzar un buen rendimiento en la
red es fundamental.
El efecto HoL-blocking puede reducir drásticamen-

te el rendimiento de las redes de interconexión de al-
tas prestaciones actuales. Este puede limitar la pro-
ductividad de los conmutadores basados en colas en
los puertos bu�ers de los puertos de entrada/salida,
al 58% de su rendimiento máximo [1]. Cabe desta-
car que los conmutadores comerciales de las actuales
tecnologías de redes de alta velocidad (In�niBand
[2], Myrinet [3], etc.) soportan algunos tipos de es-
quemas de colas basados en bu�er, por lo que pueden
sufrir HoL-blocking. Básicamente, este efecto ocurre
cuando un paquete situado en la cabeza de una cola
se bloquea, por no poder avanzar a su destino, im-
pidiendo la transmisión del resto de los paquetes de
esta cola, incluso si estos están solicitando puertos

1Departamento de Sistemas Informáticos, Universidad de
Castilla-La Mancha. E-mail:{pedro.yebenes, jesus.escudero,
crispin.gomez, pedrojavier.garcia, francisco.quiles}@uclm.es

disponibles. Como consecuencia, la latencia media
de paquete se incrementa y la productividad de la
red, decae. Este efecto está estrechamente relaciona-
do con cargas de trá�co altas y situaciones de conges-
tión [4], aunque puede ocurrir en otros escenarios de
trá�co. Por otro lado, especialmente en situaciones
de congestión, el HoL-blocking tiende a propagarse,
ya que las colas bloqueadas se llenan y como conse-
cuencia, bloquean otras colas en otros conmutadores
debido al control de �ujo. Este último fenómeno es
conocido como HoL-blocking de alto nivel [5], en con-
traste con el HoL-blocking �original�, también cono-
cido HoL-blocking de bajo nivel.

Para disminuir la probabilidad de HoL-blocking se
han propuesto muchas técnicas que limitan la carga
de trá�co de la red o evitan o eliminan situaciones
de congestión (véase la sección II-B). La mayoría de
ellas basadas en dividir el espacio del bu�er de los
puertos del conmutador en diferentes colas y asignar
los paquetes a distintas colas de modo que, en la me-
dida de los posible, distintos �ujos de paquetes no
compartan colas. Aunque muchos de estos esquemas
de colas previenen el HoL-blocking completamente
[6], [7], [8], requieren una gran cantidad de recur-
sos adicionales que no ofrecen los actuales conmuta-
dores comerciales. Por este motivo, otros esquemas
son mucho más populares, por ser factibles aunque
sólo reducen el HoL-blocking parcialmente [9], [10],
[11]. Sin embargo, hemos descubierto que los esque-
mas de colas pueden reducir más e�cientemente el
HoL-blocking si son diseñados para topologías y al-
goritmos de encaminamiento especí�cos, ya que se
optimiza el uso de las colas. En este sentido, en [12]
y [13] se propusieron esquemas de colas que apro-
vechan las propiedades de los fat-trees y de las del
algoritmo de encaminamiento DESTRO [14] para re-
ducir el HoL-blocking más e�cientemente que los es-
quemas genéricos que requieren un número de colas
por puerto mayor (o similar).

Siguiendo esta �losofía, en este artículo presenta-
mos un esquema de colas que aprovecha las propieda-
des de una topología híbrida recientemente propues-
ta: KNS [15] para reducir el HoL-blocking de una
manera sencilla. Aunque esta topología híbrida ha
sido presentada como más e�ciente que otras (tanto
topologías directas como indirectas, véase la sección
II-A), su rendimiento también decae cuando en la
red hay cargas de trá�co altas o en situaciones de
congestión en las que aparece HoL-blocking masiva-
mente. Por el contrario, si se utiliza el esquema de
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colas que proponemos, el HoL-blocking se reduce de
manera signi�cativa, como mostramos en la sección
IV. Especí�camente, nuestra propuesta se basa en
una asignación simple pero inteligente del destino de
los paquetes a las colas, de modo que todas las co-
las en cada puerto de un conmutador en la red, se
utilizan para separa los �ujos de trá�co que pueden
cruzar ese puerto. Hemos llamado a este esquema
Band-Based Queuing (BBQ).
El resto del artículo se organiza así: la sección II

ofrece una visión general de la topología híbrida pro-
puesta y de las técnicas existentes que previenen o re-
ducen el HoL-blocking. El esquema de colas propues-
to se describe en la sección III. Además evaluamos
nuestra propuesta en la sección IV, donde se mues-
tran resultados de simulación comparando su e�cacia
con otros esquemas. Para �nalizar, en la sección V
se indican algunas conclusiones.

II. Trabajo Relacionado

A. Redes Híbridas

Tradicionalmente, las topologías de red se clasi�-
can en directas o indirectas. Las topologías indirectas
suelen ofrecer un mejor rendimiento para un mismo
número de nodos que las topologías directas, a cos-
ta de utilizar más conmutadores y enlaces (es decir,
mayor coste), y de incrementar la complejidad del
cableado, que crece con el tamaño de la red.
Recientemente, se han propuesto topologías híbri-

das y jerárquicas para obtener los bene�cios tanto
de las topologías directas como de las indirectas, pa-
ra ofrecer un alto rendimiento como las indirectas,
pero con un coste en componentes similar al de las
directas. Con este objetivo en mente, los autores de
[16] propusieron la Flattened-Butter�y, una topolo-
gía derivada del fat-tree donde todos los conmutado-
res de una columna del fat-tree están concentrados
en un único conmutador, convirtiéndose en un hiper-
cubo generalizado. Extendiendo esta topología para
aprovechar conmutadores de alto grado, en [17] se
propone la topología Dragon�y. En esta topología,
los conmutadores de la misma �la del cubo se conec-
tan totalmente para formar un grupo. Los grupos se
conectan entre ellos mediante un número de enlaces
parametrizable. El problema de las topologías jerár-
quicas es que requieren el mismo número de conmu-
tadores que una red directa para el mismo número de
nodos, pero los conmutadores son considerablemente
más complejos. Por tanto, la complejidad global y el
coste de la red es bastante más alto que en las redes
directas, a pesar de ser menor que en las indirectas.
Con el �n de superar este inconveniente, se ha pro-

puesto la topología KNS: k-ary n-direct s-indirect
[15]. En esta topología, los nodos se organizan en n
dimensiones, como en una topología directa, pero los
nodos de una dimensión dada están conectados por
medio de una red indirecta. Esta red indirecta puede
ser un simple conmutador, como en la �gura 1. Si el
número de nodos por dimensión supera el número de
puertos del conmutador se utiliza una MIN. Por lo
tanto, esta familia de topologías propuesta se de�ne

Fig. 1. Topología 4 -ary 2 -direct 1 -indirect. Se resalta la ruta
desde el nodo 0 al 15 utilizando Hybrid-DOR.

por tres parámetros: el número de dimensiones n, el
número de nodos por dimensión k yel número de eta-
pas de cada subred indirecta s. El número de nodos
de procesamiento que puede conectar es N = kn. En
este artículo, nos vamos a centrar en las topologías
k-ary n-direct 1-indirect ya que al utilizar una MIN
para conectar los nodos de una dimensión dispara el
número de conmutadores de la red.
En [15], los autores proponen un algoritmo de en-

caminamiento determinista para estas topologías lla-
mado Hybrid-DOR, en el cual las dimensiones de la
red se cruzan en un orden establecido para evitar
los interbloqueos (primero la X y luego la Y ). Sin
embargo, los paquetes no realizan varios saltos en
cada dimensión, ya que los nodos envían los paque-
tes por el único enlace por el que se conectan a cada
dimensión, y luego el paquete se recibe en un con-
mutador donde se envía a través del enlace indica-
do por la componente del destino correspondiente a
la siguiente dimensión. Es decir, el paquete requie-
re únicamente cruzar tantos conmutadores como di-
mensiones existen, para alcanzar el nodo destino. Por
ejemplo, en la �gura 1 se resalta la ruta del nodo 0
(0,0) al nodo 15 (3,3). Como se puede observar, el
paquete abandona el nodo 0 a través del único en-
lace de la dimensión X, alcanzando un conmutador
(sw0) donde se envía a través del enlace 3, para al-
canzar el nodo 3 (0,3). Después se repite el proceso
en la siguiente dimensión. Obsérvese que no importa
la distancia que el paquete tiene que viajar en una
dimensión, esta puede ser atravesada únicamente en
2 saltos. En [15] se muestra que la topología híbrida
KNS con Hybrid-DOR obtiene un mejor rendimiento
que otras con�guraciones de red, como toros, fat-trees
o �attened butter�ies (con tamaños similares).

B. Soluciones al problema del HoL-blocking

Como se ha mencionado anteriormente, existen va-
rios tipos de técnicas para solucionar el problema del
HoL-blocking en redes de interconexión de altas pres-
taciones, pero en esta sección nos centramos única-
mente en aquellas diseñadas ex profeso para ello.
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Entre estas soluciones, probablemente las más e�-
cientes se basan en la asignación dinámica de co-
las (o canales virtuales [10]) para aislar los �ujos de
paquetes que contribuyen a la congestión (referidos
como ��ujos calientes�), ya que se previene el HoL-
blocking que estos �ujos puedan provocar en otros
(��ujos fríos�). Estas técnicas requieren mecanismos
para detectar la congestión e identi�car (y luego se-
parar) los �ujos calientes. Soluciones como [18] y [19]
identi�can los �ujos calientes basándose en su destino
�nal, mientras que otras soluciones como [7] y [8], los
detectan mediante el camino hacia su destino �nal.
Aunque, estas técnicas son bastante efectivas, pue-
den tener problemas cuando el número de hot-spots
en la red es mayor que el número de colas (o VLs)
disponibles para aislar �ujos calientes. Y más impor-
tante aún es que requieren memorias de control en
los puertos de los conmutadores para llevar la cuen-
ta de los hot-spots, y pueden requerir mensajes de
control, que en general, no están soportados por los
componentes de red comerciales actuales.

Otras soluciones para tratar con el HoL-blocking
asignan �ujos de paquetes a diferentes colas inde-
pendientemente de las condiciones de trá�co, sepa-
rando �estáticamente� los �ujos de paquetes entre
las colas disponibles. Este enfoque da como resulta-
do distintos esquemas de colas �estáticos� basados
en un criterio de asignación simple, que en general
no requiere de recursos adicionales, aparte del con-
junto de colas de cada puerto. Sin embargo, esto no
son siempre asequibles como Virtual Output Queues
a nivel de red (VOQnet) [6] que utiliza en cada puer-
to del conmutador tantas colas como destinos en la
red, de modo que cualquier paquete es asignado a
la cola correspondiente a su destino, compartiendo
la cola únicamente con otros paquetes dirigidos al
mismo destino. Este esquema previene totalmente el
HoL-blocking de alto y bajo nivel, pero es inviable
porque necesita muchas colas por puerto, requirien-
do cada una, un mínimo espacio de memoria.

Otros esquemas de colas estáticos son más viables
porque requieren un número reducido de colas por
puerto. Entre ellos, Virtual Output Queues a nivel
de conmutador (VOQsw) [11] utiliza en cada puer-
to tantas colas como puertos de salida existen en el
conmutador, por lo que a cada paquete entrante se le
asigna la cola correspondiente a su siguiente puerto
de salida. De este modo, VOQsw evita totalmente el
HoL-blocking de bajo nivel, pero no el de alto. Otro
esquema de colas �estático� y factible es DBBM [20],
que selecciona la cola en la que se va a almacenar un
paquete de acuerdo con la fórmula Destino MOD

#Colas, donde #Colas es el número de colas por
puerto (es decir, DBBM asigna paquetes a colas con-
sultando los log2(#Colas) bits menos signi�cativos
del identi�cador de destino de cada paquete). Tam-
bién podemos encontrar esquemas con la misma �lo-
sofía que reducen el HoL-blocking parcialmente como
Dynamically Allocated Multi-Queues (DAMQs)[9] y
Dynamic Switch Bu�er Management (DSBM) [21].

En general, estos esquemas estáticos no tienen en

(a) Eje X en el conmutador #0.(b) Eje Y en el conmutador #7.

Fig. 2. Distribución de los destinos de los paquetes para BBQ
en una red 2 -ary 4 -direct 1 -indirect.

cuenta ni el algoritmo de encaminamiento, ni la to-
pología de red puedo ser ine�cientes en determinadas
topologías cuando aparece el HoL-blocking. En con-
traste, otros esquemas de colas como Output-Based

Queue Assignment (OBQA) [12], [13] y vFTree [22]
tienen en cuenta la topología de red (especí�camen-
te, están diseñadas para fat-trees) y el algoritmo de
encaminamiento (respectivamente, los propuestos en
[14] y [23]) y aprovechan sus características para re-
ducir el HoL-blocking de una manera tan efectiva (o
mejor) que esquemas como VOQsw, ya que requie-
ren la mitad, o incluso una cuarta parte, del número
de colas por puerto que requiere este último esque-
ma. Esta idea básica de un esquema de colas que se
ajuste a una topología especí�ca para reducir el HoL-
blocking nos lleva a proponer BBQ, como se describe
en la siguiente sección.

III. Descripción de BBQ

En esta sección describimos nuestra sencilla pro-
puesta para reducir el HoL-blocking en redes KNS
que utilizan el algoritmo de encaminamiento Hybrid-
DOR. Básicamente nuestra propuesta consiste en un
sencillo esquema de cola �estático�, que reduce sig-
ni�cativamente el HoL-blocking. Concretamente, la
política de asignación propuesta selecciona la cola
para cada paquete de acuerdo la siguiente fórmula:

ColaSeleccionada =
Destino × #Colas

#NodosF inales
(1)

Donde Destino es el destino del paquete, #Colas
es el número de colas que con�gura BBQ en cada
puerto del conmutador (es decir, el número de colas
en el que se divide cada bu�er de cada puerto), y
#NodosFinales es el número de nodos �nales en la
red. Esta política de selección de colas divide �vir-
tualmente� la red en un número horizontal de zo-
nas o bandas, y cada una de ellas consiste en una
o más �las consecutivas de destinos (nodos �nales)
que obtienen la misma �ColaSeleccionada� cuando
se introducen como �Destino� en la fórmula. Esta
es la razón por la que llamamos a esta propuesta
Band-Based Queuing (BBQ). BBQ divide la red en
un número de bandas igual al número de colas con-
�guradas en cada puerto. Por ejemplo, en la �gura
1, se asumen cuatro colas por puerto, así que la red
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se divide en cuatro bandas, cada una consiste en una
�la de nodos �nales, ya que hay cuatro �las en la red.

Como consecuencia de esta política de asignación,
a un paquete se le asigna, en cualquier puerto de
la red, la misma cola que a cualquier otro paque-
te cuyo destino este en la misma banda que el des-
tino del primero. Es decir, los paquetes dirigidos a
la misma banda se almacenan en la misma cola, y
esto ocurre tanto en los puertos de los conmutadores
de la dimensión X ó Y . Por otro lado, si se utiliza
Hybrid-DOR, los paquetes que se dirigen a cualquier
banda pueden encontrase en cualquier puerto de los
conmutadores tanto de la dimensión X como de la
Y , ya que todo conmutador en la dimensión Y , es-
tá conectado directamente con los nodos �nales que
pertenecen a cualquier banda de la red. Así pues,
todas las colas de�nidas en cualquier puerto de los
conmutadores pueden recibir paquetes, de modo que
se utilizan de manera e�ciente para separar distintos
�ujos de paquetes, es decir, para reducir las proba-
bilidades de HoL-blocking. Nótese que los paquetes
dirigidos a una banda concreta nunca comparten co-
las con otros paquetes dirigidos a otra banda, por
lo que si aparece un hot-spot en una de las bandas,
solo los paquetes dirigidos a esa banda pueden su-
frir HoL-blocking causado por los �ujos calientes que
contribuyen a ese hot-spot.

La �gura 2 muestra un ejemplo del comportamien-
to interno de BBQ tanto en el conmutador #0 de la
�gura 1 (el conmutador está en la dimensión X, véase
la �gura 2a) como en el conmutador #7 de la �gu-
ra 1 (el conmutador está en la dimensión Y , véase
la �gura 2b). Cada enlace se representa con una �e-
cha etiquetada con los posibles destinos de paquetes
que pueden cruzar a través de él en el sentido indi-
cado por la �echa. Los paquetes se representan como
cuadrados dentro de sus colas correspondientes, con
su destino en su interior. Por ejemplo, paquetes con
destino 1,2 y 3 (todos en la Banda 0) han sido alma-
cenados en la cola 0 en el puerto 0 del conmutador
0. Nótese que, la única cola que no ha sido utilizada
en el conmutador #7 es la cola 0, pero esto es debido
a que solo se han recibido tres destinos en el puer-
to P0. Sin embargo, la cola 0 podría ser utilizada si
la banda 0 consistiese en más de una columna, para
almacenar los paquetes que vayan a cambiar de �la
dentro de la misma banda.

A diferencia de BBQ, otro esquema de colas �está-
tico� y factible como DBBM [20] podría no aprove-
char todas las colas disponibles en ambas dimensio-
nes, si se utiliza en redes KNS. Su fórmula, descrita
en la sección II-B divide la red en zonas verticales
compuestas por columnas no consecutivas de nodos
�nales, de modo que los paquetes dirigidos a la mis-
ma zona vertical son asignados a la misma cola. Co-
mo consecuencia, si DBBM se aplica en estas redes
con Hybrid-DOR, los conmutadores en la dimensión
Y podrían no utilizar todas las colas de sus puer-
tos para reducir el HoL-blocking, produciendo una
disminución del rendimiento de la red (como puede
comprobarse en los resultados de la sección IV). Por

ejemplo, si DBBM se utiliza (con�gurado con cuatro
colas por puerto) en el mismo escenario que BBQ en
la �gura 2, en el puerto P0 del conmutador #7 todas
las colas excepto una estarían desperdiciadas, ya que
todas los paquetes que se recibirán en este puerto
siempre se le asignarán a la misma cola.

Por otro lado, si se utiliza VOQsw [11] o OBQA
[12], los paquetes se asignarán a colas dependiendo
del puerto solicitado por el paquete en cada conmu-
tador. Esto reduce el impacto del HoL-blocking de
bajo nivel, pero los �ujos de paquetes comparten co-
las con diferentes �ujos dependiendo del conmutador
en el que se encuentre. Como consecuencia, los �ujos
calientes contribuyentes a un hot-spot pueden causar
HoL-blocking de alto nivel a varios �ujos, distintos
en cada conmutador, reduciendo el rendimiento de
estos esquemas en los escenarios hot-spot. Por el con-
trario, como se ha explicado antes, cuando se utiliza
BBQ, sólo se ven afectados los paquetes dirigidos a
la banda donde aparece el hot-spot.

En conclusión, el esquema de colas BBQ aprovecha
las características de la topología KNS y de Hybrid-
DOR para asegurarse de que todas las colas se usan
para reducir el HoL-blocking. Cabe señalar que este
esquema se basa en una simple operación (asignación
del paquete a una banda), que puede ser realizada
incluso antes de la inyección del paquete a la red.

IV. Evaluación

En esta sección, evaluamos la técnica BBQ me-
diante experimentos de simulación, en comparación
con otros esquemas de colas. A continuación, descri-
bimos el modelo de simulación que hemos utilizado
en nuestros experimentos y discutimos los resultados.

A. El Modelo de Simulación

El modelo de simulación que hemos utilizado en
los experimentos [24] ha sido construido utilizando
la plataforma OMNeT++ [25]. Básicamente, nues-
tro simulador es capaz de modelar varias con�gura-
ciones de redes de interconexión, mediante módulos
simples y compuestos. Estos módulos de OMNeT++
de�nen la estructura y el comportamiento de la red,
soportando varios algoritmos de encaminamiento, es-
quemas de colas, políticas de arbitraje y control de
�ujo. Esta herramienta de simulación ha sido valida-
da utilizando redes reales.

Hemos modelado tres con�guraciones de la topo-
logía KNS con diferentes tamaños para probar la es-
calabilidad de BBQ: #1, 8-ary 2-direct 1-indirect;
#2, 16-ary 2-direct 1-indirect; y #3, 32-ary 2-direct
1-indirect. En todas las con�guraciones de red, asu-
mimos enlaces series segmentados full-duplex con un
ancho de banda de 2.5 GB/s (20Gbps), un retardo
de la propagación en el enlace de 6 nanosegundos (es
decir, una longitud de 1.2 metros y un retardo de
5 ns/m, estos valores se basan en la especi�cación
de In�niBand [2]), tanto como para los enlaces entre
conmutadores como entre nodos y conmutadores. En
todos los casos la técnica de conmutación es Virtual
Cut-Through, la política de control de �ujo se basa
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en créditos y el tamaño de los paquetes es de 2048
bytes. Además, el algoritmo de encaminamiento uti-
lizado es Hybrid-DOR, descrito en la sección II.
Con respecto al modelo del conmutador, hemos

utilizado conmutadores con 8 puertos para la con�-
guración de red #1, 16 puertos para la con�guración
#2, y 32 puertos, para la #31. Además, la arquitec-
tura del modelo del conmutador tiene colas solo en
los puerto de la entrada (Input-Queued), es decir, las
memorias RAM sólo se encuentran en los puertos de
entrada. La organización de estas memorias depende
del esquema de colas. Hemos modelado los siguientes
esquemas de colas (descritos en las secciones II-B y
III) centrados en la prevención del HoL-blocking :

Cola única (1Q). Se con�gura una única co-
la en cada RAM de los puertos de entrada con
128 KB. No hay política de reducción del HoL-
blocking, por lo que evaluamos el rendimiento
del algoritmo Hybrid-DOR sin mitigarlo.
Virtual Output Queues a nivel de conmu-

tador (VOQsw). En cada puerto de entrada hay
bu�ers de 128 KB, divididos estáticamente en
un número de colas igual al grado del conmuta-
dor, en la con�guración #1 se utilizan 8 colas;
en la #2, 16; y en la #3, 32.
Virtual Output Queues a nivel de red

(VOQnet). Esta técnica requiere memorias ma-
yores porque cada cola necesita un tamaño mí-
nimo2. Los tamaños de las RAM para las con�-
guraciones #1, #2 y #3 son 256 KB, 1024 KB
y 4096 KB, respectivamente. Aunque este es-
quema es inviable para redes de tamaño medio
o grande, lo incluimos para mostrar el máximo
teórico de prevención del HoL-blocking.
Destination-Based Bu�er-Management

(DBBM). Los bu�ers por puerto de entrada
son de 128 KB, dividido en partes iguales y
estáticas entre 2 ó 4 colas.
Band-Based Queuing (BBQ). Los bu�ers de
los puertos de entrada también tienen 128 KB,
divididos de manera estática y equitativa entre
2 ó 4 colas.

Los nodos �nales se conectan a los conmutadores
mediante los Host Channel Adapters (HCAs), mode-
lados con tantas colas de admisión como nodos �nales
hay en la red. Cada paquete generado se almacena
en la cola de admisión asignada a su destino, por lo
que se elimina el HoL-blocking previo a la inyección
de trá�co. Los paquetes se trans�eren desde las colas
de admisión a las de inyección, que se organizan de
acuerdo al esquema de colas establecido en los puer-
tos de entrada de los conmutadores (por ejemplo, en
BBQ, cada HCA tiene 2 ó 4 colas de inyección). Las
colas de inyección se controlan a nivel de �ujo desde
los puertos de entrada de los conmutadores.
En lo que se re�ere al modelado del trá�co, hemos

1Téngase en cuenta que estos números de puertos son comu-
nes en los conmutadores comerciales

2Considerando las restricciones del control de �ujo, el tama-
ño de paquete, el ancho de banda del enlace y el retardo del
enlace, el tamaño mínimo de una cola es 4 KB (2 paquetes).

utilizado un patrón hot-spot : un 25% de nodos ge-
neran trá�co dirigido a un único destino (hot-spot),
mientras que el resto de los nodos generan trá�co
uniforme. La tasa de generación de trá�co se incre-
menta en simulaciones sucesivas desde el 0% hasta
el 100% del ancho de banda del enlace, evaluando
en la e�ciencia normalizada (cantidad de trá�co en-
tregado por unidad de tiempo, normalizado respecto
a la cantidad máxima de trá�co que pueden generar
los nodos).

B. Resultados de trá�co hot-spot

La �gura 3 muestra la e�ciencia de la red, para las
tres con�guraciones de red, con el patrón de trá�co
hot-spot. Téngase en cuenta que como el 25% de los
nodos envía a un único destino, sólo se puede lograr
como máximo un 75% de e�ciencia la red.

En la �gura 3a (64 nodos), 1Q apenas consigue un
30% de e�ciencia para una tasa de generación del
100%, mientras que la e�ciencia ideal está sobre el
75%, alcanzada por VOQnet. VOQsw alcanza una
e�ciencia máxima del 45%, debido al HoL-blocking
de alto nivel que aparece en los escenarios hot-spot.
Por contra, BBQ y DBBM con sólo 2 colas alcanzan
un mejor rendimiento que VOQsw (que requiere 8),
mientras que si utilizan 4, la e�ciencia de red mejo-
ra aún más. Además, BBQ sobrepasa a DBBM en
un 10% cuando se inyectan en la red altas cargas
de trá�co. Esto es debido a que BBQ separa de una
manera e�caz los �ujos calientes, utilizando todas las
colas disponibles, mientras que DBBM las desapro-
vecha en los conmutadores de la dimensión Y . Es
más, BBQ con 2 colas obtiene resultados similares a
DBBM con 4, cuando se inyecta trá�co al 100%.

Se llegan a conclusiones similares a partir de las
�guras 3b y 3c; aunque VOQnet, utilizando 256 ó
1024 colas, mejora un 15% a BBQ, con sólo 4. Ade-
más, BBQ supera en un 15% a DBBM y en un 50%
a VOQsw, es decir, BBQ alcanza con diferencia el
mejor resultado de los esquemas factibles.

En resumen, BBQ alcanza el mejor rendimiento, a
excepción de VOQnet, en estos escenarios, con menos
o las mismas colas (sólo 4) que otros esquemas.

V. Conclusiones y Trabajo Futuro

El efecto HoL-blocking puede degradar drástica-
mente el rendimiento de las redes de interconexión de
altas prestaciones actuales si no se soluciona adecua-
damente. Aunque se han propuesto muchas técnicas
para solucionar este problema en los conmutadores
actuales, sólo son viables algunas de ellas, la mayoría
basadas en esquemas de colas. Muchos de estos es-
quemas no tienen en cuenta la topología de red o el
algoritmo de encaminamiento, por lo que en ciertos
escenarios no aprovechan todas las colas disponibles.
En este artículo hemos descrito y evaluado Band-

Based Queuing (BBQ), un esquema de colas sencillo
para la topología KNS k-ary n-direct s-indirect que
reduce e�cientemente el HoL-blocking en escenarios
con trá�co uniforme y hot-spot, requiriendo un pe-
queño número de colas por puerto. BBQ mejora las
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(a) Con�guración de red #1.
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(b) Con�guración de red #2.
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(c) Con�guración de red #3.

Fig. 3. E�ciencia de red vs Trá�co generado (Trá�co Hot-Spot)

prestaciones de otros esquemas que necesitan un nú-
mero similar de colas, y alcanzan prestaciones lige-
ramente menores que estos esquemas que necesitan
muchas más colas. Por lo tanto, como BBQ se basa
en una política simple pero inteligente de asignación
de paquetes a colas, se puede implementar fácilmente
en redes reales, como hemos explicado en el artículo
y tenemos pensado hacer en el futuro.
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KNS: Familia de Topologías Híbridas para la
Interconexión de Redes de Gran Escala

Roberto Peñaranda 1, Crispín Gómez 2, María Engracia Gómez 1, Pedro López 1 y Jose
Duato1

Resumen—En los grandes supercomutadores actua-
les, la topología de la red de interconexión es clave
para su diseño, ya que impacta en sus prestaciones
y coste. Las topologías directas proporcionan un cos-
te hardware reducido, pero el número de dimensio-
nes está restringido por del cableado. Por lo tanto,
se utiliza un gran número de nodos por dimensión,
lo que incrementa la latencia de comunicación y re-
duce la productividad de la red. Por otro lado, las
topologías indirectas proporcionan mejores prestacio-
nes para redes de gran tamaño, pero con un mayor
número de switches y enlaces. En este trabajo, pro-
ponemos una nueva familia de topologías que combina
las mejores caracteristicas de las topologías directas e
indirectas. En concreto, proponemos una topología n–
dimensional, donde los nodos de cada dimensión se co-
nectan mediante una pequeña topología indirecta. De
esta fusión obtenemos una familia de topologías que
proporciona un alto rendimiento, con una productivi-
dad y latencia cercana a la conseguida con topologías
indirectas, pero con un bajo coste. En concreto, es ca-
paz de doblar la productividad ontenida por elemento
de conmutación de las topologías indirectas. Además,
el diseño de la topología es mucho más simple que en
las topologías indirectas.

Palabras clave—topologías regulares, encaminamien-
to determinista, flattened–butterfly, clústers.

I. Introducción

EL tamaño de los super-computadores está cre-
ciendo, año tras año. Las máquinas que se en-

cuentran en lo más alto de la lista del top 500 [1] de
super-computadores más potentes del mundo llegan
a tener cientos de miles de nodos de procesamiento.
Los principales objetivos de una red de intercone-
xión son proporcionar comunicaciones con muy poca
latencia para reducir el tiempo de ejecución de las
aplicaciones, y una alta productividad para permitir
tantas comunicaciones simultáneas como sea posible.
Dos de los aspectos más importantes en el diseño de
una red de interconexión son la topología de red y
el algoritmo de encaminamiento [2], [3]. La topolo-
gía define como se interconectan entre sí los nodos
de procesamiento, y el algoritmo de encaminamiento
determina cual va a ser el camino que recorrerá un
paquete desde el nodo fuente hasta el nodo destino.
La topología de una red también repercute en el coste
de la red. Entre las diferentes formas de clasificar las
topologías, la más utilizada las divide en topologías
directas e indirectas[2], [3].
En este trabajo se propone una nueva familia de

topologías híbridas, donde se combinan las mejores
características de ambos tipos de topologías, obte-
niendo una familia de topologías que proporciona
unas altas prestaciones, con productividad y laten-

1Grupo de Arquitecturas Paralelas, Univ. Politécnica de Va-
lencia, e-mail: ropeaceb@gap.upv.es.

2Dpto. de Informática, Univ. de Castilla La Mancha, e-mail:
Crispin.Gomez@uclm.es.

cia cercanas a las obtenidas con topologías indirectas,
con un coste hardware reducido.
El resto del trabajo se organiza de la siguiente for-

ma: la Sección II presentan las topologías directas e
indirectas y trabajos actuales que se han presentado
sobre esta temática, respectivamente. La Seccion III
y IV describe la familia de topologías y los algorit-
mos de encaminamiento propuestos. En la Seccion V
se evaluan y finalmente mostramos las conclusiones.

II. Topologías directas e indirectas
Las topologías directas normalmente adoptan una

estructura ortogonal en un espacio n–dimensional.
Este tipo de topologías son conocidas como kd–ary
nd–cubes, donde kd es el número de nodos en cada
dimensión, y nd el número de dimensiones de la red.
Las topologías directas más utilizadas son la malla,
el toro y el hipercubo. Las topologías directas es-
tán siendo usadas por las super-computadoras más
potentes del momento. Por ejemplo, algunas de las
primeras super-computadoras de la lista Top500 [1]
en Junio del 2012 usan redes basadas en toros. Para
un número dado de nodos N , las topologías directas
proporcionan una mejor conectividad a medida que
aumenta el número dimensiones de la red, pero esto
causa un elevado coste ya que se usa más enlaces y
los routers tienen un alto grado.
Por su parte, las redes indirectas más comunes son

las redes multietapa (MINs). En las MINs, los swit-
ches están organizados por etapas. La MIN más utili-
zada en sistemas comerciales es la topología fat–tree
[4]. Esta topología es usada en algunas de las super-
computadoras más potentes del momento, como por
ejemplo en la supercomputadora Tianhe-2, la número
1 de la lista Top500 [1]. La implementación más ex-
tendida de la topología fat–tree es la ki–ary ni–tree.
ki es el número de enlaces que conectan un switch
a la etapa siguiente o anterior, y ni es el número
de etapas de la red. Para una red con n nodos de
procesamiento, si usamos switches de un alto grado,
se necesitarán pocos switches, pero cada switch será
más complejo.
Existen otros trabajos previos que proponen to-

pologías diferentes a las presentadas, pero que nun-
ca o pocas veces han sido usadas en productos co-
merciales o super-computadoras. Un ejemplo es la
flattened–butterfly [5], que se obtiene fusionando los
routers de cada fila de una MIN butterfly conven-
cional, obteniendo así una red directa n–dimensional
(sus parámetros serán referidos en este trabajo como
kf y nf ) donde los nodos de cada dimensión no es-
tán conectados con un anillo como en el toro, o me-
diante una pequeña topología indirecta como en la
propuesta presentada en este trabajo, en su lugar es-
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tán totalmente conectados. De esta combinación sale
resultante una topología muy similar a un hipercu-
bo generalizado [6], pero conectando varios nodos de
procesamiento a un mismo switch. Esta topología,
como el hipercubo generalizado, tiene un alto coste,
especialmente en máquinas de gran tamaño, máqui-
nas a las que va orientada la familia propuesta en
este trabajo.

III. Nueva Familia de Topologías Híbridas
En esta sección se presenta la nueva familia de

topologías híbridas que combina redes directas n–
dimensionales con pequeñas redes indirectas, combi-
nando las ventajas de las topologías directas e in-
directas para obtener una familia de topologías que
permita conectar un gran número de nodos de proce-
samiento, mientras que se proporciona una latencia
baja y una productividad alta con un coste más bajo
que las redes indirectas.

A. Descripción de la Familia
La nueva topología propuesta organiza los nodos

de procesamiento en n dimensiones, como una topo-
logía directa, pero cada nodo de procesamiento no
está exclusivamente conectado a sus nodos adyacen-
tes en cada dimensión. En este caso, todos los nodos
de una dimensión dada están directamente conecta-
das por medio de una red indirecta. La familia pro-
puesta se define con tres parámetros: el número de
dimensiones nn, el número de nodos por dimensión
kn y el número de etapas de la subred indirecta, re-
ferenciado como sn. El número de etapas necesarias
para interconectar los kn nodos de procesamiento de
una dimensión dada depende del número de puertos
de los switches que implementa la subred indirecta,
que será referenciado como dn. Si kn ≤ dn, un sim-
ple crossbar puede ser capaz de interconectar todos
los nodos de la dimensión, y sn tendrá un valor de
1. Por otro lado, si kn > dn, se necesitará una MIN
para interconectar los nodos de una dimensión dada,
y el número de etapas vendrá dado por log dn

2
kn. Es-

ta familia de topologías recibe el nombre de kn–ary
nn–direct sn–indirect (KNS).
En este trabajo se han considerado dos MINs dife-

rentes. La primera es la topología fat–tree, una MIN
bidireccional. La segunda MIN considerada es RUFT
[7], una MIN unidireccional que utiliza un algoritmo
de encaminamiento determinista con equilibrado de
carga [8], la cual requiere menos recursos hardwa-
re reduciendo un poco las prestaciones. La Figura
1 muestra un ejemplo de la nueva topología con 2
dimensiones (nn = 2) y 4 nodos de procesamiento
por dimensión (kn = 4), con un total de 16 nodos
de procesamiento. En este ejemplo, como tenemos 4
nodos por dimensión y el grado de los switches es
4 (dn = 4), con un único crossbar es suficiente pa-
ra interconectar los 4 nodos de cada dimensión. Por
lo tanto, la red implementa una 4–ary 2–direct 1–
indirect. Sin embargo, si tenemos un mayor número
de nodos por dimensión, como por ejemplo 8, y swit-
ches del mismo tamaño, tendríamos que utilizar una
MIN, por ejemplo un fat–tree o un RUFT con 3 eta-
pas y 12 switches con 4 puertos (bidireccionales para

fat–tree y unidireccionales para RUFT), implemen-
tando en ese caso una 8–ary 2–direct 3–indirect.
Es posible conectar varios nodos de procesamiento

en el mismo router (lo que se conoce en la bibliografía
como concentración). Esto se ve en la Figura 2, don-
de los nodos y los routers se muestran separados. En
este caso, dos nodos de procesamiento están conec-
tados a cada router. Sólo se muestran los nodos de
las esquinas por motivos de claridad. Esta extensión
introduce un nuevo parámetro en la topología, pn,
que representa el número de nodos de procesamien-
to conectados a cada router. En este caso el número
de nodos de procesamiento totales se calcula como
N = pnk

nn
n . En la Figura 2, se pueden distinguir dos

elementos de encaminamiento de diferente tamaño.
Los switches (etiquetados con una “S”) con un grado
de kn, y los routers (etiquetados con “R”) con un gra-
do de nn+pn. Como se puede ver en la Figura 2, si se
usa un crossbar como subred indirecta, los switches
permiten a los paquetes cambiar su posición en una
dimensión dada atravesando solo dos enlaces, mien-
tras que los routers permiten cambiar de dimensión.
Por lo tanto, el diámetro de la nueva topología es
2nn. Si se usa una MIN como subred indirecta, el
diámetro de la red será el diámetro de la MIN usada
multiplicado por nn.

TABLA I
Parámetros de los diferentes tipos de topologías

analizadas en este trabajo.
Topología Parámetros

Malla o Toro nd número de dimensiones
kd número de nodos por dimensión

Fat–tree ni número de etapas
ki aridad del switch

KNS nn número de dimensiones
kn número de nodos por dimensión
sn número de etapas de la subred indirecta
dn grado del switch
pn número nodos por router

La tabla I resume los parámetros que definen las
redes directas e indirectas tradicionales y además la
familia híbrida de topologías propuesta en este tra-
bajo. Cabe destacar que solo el parámetro dn o sn
es necesario, ya que uno puede ser derivado a partir
del otro y kn.
Las topologías híbridas propuestas pueden sacar

ventaja del alto número de puertos de los switches
actuales. Estos pueden tener hasta 64 puertos [9],
aunque en recientes trabajos se han propuesto swit-
ches de hasta 144 puertos [10]. Con estos switches,
con una pequeña MIN con sólo 2 ó 3 etapas o con
solo un simple switch sería posible conectar todos los
nodos de cada dimensión en la mayoría de los casos.
Las topologías híbridas presentan varias ventajas

principales. La primera, que permite reducir el diá-
metro comparado con las topologías directas. Con
esto se espera que aumenten las prestaciones de la
red, ya que se incrementa la productividad y dismi-
nuye la latencia. Además, el número de switches y
enlaces se reduce si lo comparamos con una topolo-
gía indirecta, como se mostrará en la sección V. Con
todo esto, se espera que la nueva familia de topolo-
gías pueda reducir los costes de la red.
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4-ary 4-direct s-indirect.

R R RR

R R RR

R R RR

R R RR

S

S

S

S S SS

S

Fig. 2
4-ary 4-direct 1-indirect con pn = 2.

IV. Algoritmo de Encaminamiento para la
Nueva Familia de Topologías

En esta sección se describe el algoritmo propues-
to para las topologías KNS que utilizan crossbars,
y después se describirán los algoritmos para el caso
general, es decir, para las topologías KNS con MINs
como subredes indirectas.

A. Encaminamiento en kn–ary nn–direct 1–indirect
Cada router será etiquetado como en una

malla o en un toro, con tantas componentes
o coordenadas como dimensiones tenga la red
〈rnn−1, rnn−2, ..., r1, r0〉. Cada coordenada represen-
ta la posición de cada router en cada una de las di-
mensiones. Por otro lado, los switches están etique-
tados mediante una dupla [d,p], donde d corresponde
a la dimensión en la cual está localizado el switch, y
p a la posición que tiene el switch en la dimensión en
la que se encuentra (ver Figura 1).
El algoritmo de encaminamiento determinista para

las topologías kn–ary nn–direct 1–indirect, que será
referenciado como Hybrid–DOR, es una variante del
algoritmo de encaminamiento determinista DOR pa-
ra mallas. En Hybrid–DOR, las dimensiones de la red
también son cruzadas en un orden establecido para
garantizar un algoritmo libre de bloqueos. Por lo tan-
to, en Hybrid–DOR, los routers envían los paquetes
directamente por el único enlace de la dimensión que
se tiene que atravesar, y este enlace está conectado
al correspondiente crossbar. Cabe destacar que en es-
tas topologías no se requiere elegir el sentido en cada
dimensión, ya que solo se dispone de un enlace que
conecta con el crossbar. Respecto a cómo encaminan
los paquetes los crossbars, éstos envían los paquetes
a través del enlace indicado por la componente del
destino en la correspondiente dimensión, necesitando
solo un salto para alcanzar el siguiente router.

B. Encaminamiento en kn–ary nn–direct sn–indirect
En las topologías kn–ary nn–direct sn–indirect, los

crossbars son reemplazados por pequeñas MINs.
Para poder identificar los switches dentro de un

fat-tree o RUFT, se han extendido las coordenadas
clásicas de las MINs, incluyendo las coordenadas co-
rrespondientes de la MIN en la topología global. De
esta manera, las coordenadas del switch en estas to-
pologías KNS vienen dadas por una tupla [d,p,e,o],
donde d es la dimensión en la que se encuentra la

MIN, p es la posición de la MIN en esta dimensión, e
es la etapa del switch dentro de la MIN y o es la po-
sición del switch en esa etapa. Hay que recordar que
d y p son las coordenadas del crossbar equivalente en
las topologías KNS que utilizan crossbars.
Dado que los routers son los mismos independien-

temente de la topología indirecta que se use, su al-
goritmo de encaminamiento es el mismo que para las
topologías KNS que utilizan crossbars. Sin embar-
go, el algoritmo de encaminamiento de los switches
depende de la red indirecta que se esté usando.
Primero nos centraremos en la topología KNS que

usa fat–trees en las subredes indirectas. A pesar
de que un fat–tree tiene varios caminos para cada
par fuente–destino, lo que permite encaminamiento
adaptativo, se propone utilizar el algoritmo de enca-
minamiento determinista presentado en [8], ya que es
simple y permite superar al encaminamiento adapta-
tivo para muchos patrones de tráfico. En las subredes
fat–trees de las topologías KNS, el algoritmo de en-
caminamiento es el mismo, pero solo se usa la parte
del identificador del mismo correspondiente a la di-
mensión en la que se encuentra el fat–tree (xd). De
esta manera, el paquete es entregado al mismo router
que sería alcanzado en el caso de usar un crossbar,
en una topología KNS que utilizan crossbars.
En RUFT, solo hay un camino entre cada par

fuente–destino, y los paquetes viajan subiendo to-
das las etapas, alcanzando la última etapa, que está
directamente conectada a los nodos de procesamien-
to. El enlace que tiene que ser utilizado en un switch
en particular es dado por la componente del destino
correspondiente a la etapa donde el switch esta loca-
lizado. Véase [7] para más detalles.

V. Evaluación
Hemos evaluado la nueva familia de topologías me-

diante simulación. Se han utilizado switches con co-
las de entrada y salida con virtual cut-through y un
control de flujo basado en creditos. Los valores de
temporización de la red son los del modelo de red
Myrinet en [11].
La Figura 3.(a) muestra los resultados para una

red muy pequeña (16 nodos) con tráfico uniforme.
Como se puede ver, la topología flattened–butterfly
es de las que menos productividad alcanza. La malla
es la segunda peor topología seguida del toro. Las di-
ferentes configuraciones de la familia propuesta y los
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Fig. 3

Tráfico uniforme para diferentes topologías y 2 dimensiones con: (a) 16, (b) 256 y (c) 4096 nodos.
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Tráfico uniforme para diferentes topologías y 4096 nodos con: (a) 3, (b) 4 y (c) 6 dimensiones.

fat–trees obtienen una productividad muy similar.

Al incrementar el número de nodos por dimensión
dejando constante el número de dimensiones en las
topologías n–dimensionales, como se puede ver en las
Figuras 3.(b) y 3.(c), la productividad disminuye en
todas las topologías. En el caso de las topologías ma-
lla y toro, la productividad decae en mayor medida,
ya que la distancia media entre dos nodos crece mu-
cho más que en las demás topologías. De hecho, en
la Figura 3.(c) no se muestran las topologías malla y
toro porque su productividad es muy baja (un 89%
y un 84% mas baja que la KNS con crossbars, res-
pectivamente). Como se puede ver, la topología KNS
es mucho más escalable que la malla y el toro. En to-
dos los casos, la topología con mejores prestaciones
es una de la nueva familia. En concreto, la que usa
fat–trees como subred indirecta. En las Figuras 3.(b)
y 3.(c) también se puede ver la diferencia de usar más
etapas en las MINs de las topologías KNS. Para un
mismo número de nodos por dimensión, cuanto más
etapas tenga la subred indirecta, más latencia se ob-
tendrá, ya que se tienen que cruzar más switches.
Pero este hecho hace que se tenga más productivi-
dad, que se explica por la reducción del efecto del
HoL (Head of Line) blocking.

Respecto a la latencia base, en una KNS con cross-
bars es siempre el mismo, pues el número de saltos
entre nodos no depende del número de nodos por di-
mensión. Sin embargo, en la KNS con MINs como
subredes, y los fat–trees, la latencia base aumenta
porque aumenta el número de etapas, y por tanto,
el número de switches que se tienen que cruzar para
mandar un paquete de un nodo a otro. En el caso de
los toros y mallas, la latencia base está fuertemente
ligada con el número de nodos por dimensión, ya que
la distancia media entre nodos aumenta.

La Figura 4 analiza el impacto del número de di-
mensiones en las diferentes topologías. Se han ana-
lizado redes de 4096 nodos implementadas con dife-
rentes números de dimensiones. Se puede distinguir
tres comportamientos distintos. Las topologías ma-
lla y toro tienen un comportamiento similar. Cuantas
más dimensiones y menor número de nodos por di-
mensión, mayor productividad se alcanza. También
disminuye la latencia, porque la distancia media se
reduce. Para las KNS que utilizan crossbars, la pro-
ductividad aumenta con el número de dimensiones
porque el tamaño de los crossbars es reducido, y por
lo tanto, el pernicioso efecto del HoL blocking se re-
duce. Sin embargo, la latencia base no mejora con
el incremento de dimensiones. Porque el número de
saltos que el paquete tiene que hacer crece con el
número de dimensiones. En las topologías KNS con
MINs tenemos un comportamiento similar, pero con
una diferencia. La latencia base, en este caso, dis-
minuye cuando incrementamos las dimensiones, ya
que hay menos nodos por dimensión. Por lo tanto,
las subredes indirectas tienen menos etapas que cru-
zar. La configuración seleccionada para la topología
flattened–butterfly (la única con un coste hardware
similar al de la nueva familia propuesta) proporciona
una productividad intermedia.

A. Análisis Coste–Prestaciones
Esta sección estima y compara el coste hardware

de cada topología evaluada en este trabajo. En par-
ticular, se analiza el número de enlaces, el número
de switches y el número de elementos de conmuta-
ción. En este trabajo, consideramos el elemento de
conmutación como componente básico de un multi-
plexor, de tal forma que para un multiplexor de n
entradas requiere n elementos de conmutación. Ade-
más, se introducirán dos índices más con el fin de eva-
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luar mejor de forma combinada las prestaciones con
el coste hardware de una topología. El primero es la
productividad por elemento de conmutación. Cuanto
mayor sea este parámetro, mejor relación prestacio-
nes/coste tendrá la topología. El otro parámetro es el
producto de la latencia base y el número de elemen-
tos de conmutación. Cuanto mayor sea, peor será la
topología.
La Tabla II muestra las fórmulas para calcular el

número de enlaces, switches y elementos de conmuta-
ción para cada topología. En el cálculo de los enlaces
no están incluidos los enlaces entre los nodos de pro-
cesamiento y los switches, ya que son los mismos para
todas las topologías. Otro aspecto considerado es que
en todas las topologías, los enlaces son bidirecciona-
les pero, cuando se usa RUFT como subred indirecta,
estas subredes utilizan enlaces unidireccionales. Ade-
más, el número de elementos de conmutación en las
subredes RUFT es menor que en una subred fat–tree,
debido a que se usan switches unidireccionales.
La Tabla III muestra en la parte de arriba los resul-

tados para las topologías de 16 nodos. Las redes son
de dos dimensiones en el caso de las topologías KNS,
malla y toro. También se ha considerado una red de
dos dimensiones para la topología flattened–butterfly
y otra configuración de tres dimensiones que posee un
coste hardware similar a la familia propuesta, con el
mismo número de nodos de procesamiento. Como se
aprecia, la topología flattened–butterfly de dos di-
mensiones es la que mayor productividad alcanza,
seguida de la KNS usando fat–trees como subredes,
pero con un gran número de elementos de conmuta-
ción. Las siguientes son la KNS con RUFT y crossbar
como subredes indirectas.
Ahora comparemos los costes de las distintas to-

pologías. La topología flattened–butterfly es la que
menos elementos de conmutación utiliza. Después
le sigue las topologías KNS que utilizan crossbars
y KNS utilizando RUFT como subred indirecta, las
cuales tienen el mismo número de elementos de con-
mutación. Aunque la última necesita más switches
para ser implementada, estos switches son mucho
más simples. Por otro lado, las topologías flattened–
butterfly de 2 dimensiones y KNS usando fat–trees
como subredes indirectas, en ese orden, son las topo-
logías más costosas, respecto a número de elementos
de conmutación. Sin embargo, cuando se considera la
relación productividad/coste, y en concreto el pará-
metro productividad/elemento de conmutación, las
conclusiones son totalmente diferentes. En este caso,
la mejor topología es la flattened–butterfly de 3 di-
mensiones, seguida muy de cerca por KNS con RUFT
y KNS con crossbars. Por otro lado, los fat–trees son
menos interesantes debido a su mayor complejidad.
Conforme va subiendo el número de etapas de las
subredes indirectas, se puede ver que empeora la re-
lación latencia–coste. Sin embargo, si pensamos solo
en la productividad, una MIN con más etapas es me-
jor.
La Tabla III muestra también los resultados para

redes más grandes. Como se puede observar, cuan-
do el número de nodos por dimensión aumenta, las
prestaciones de red de las topologías malla y toro

empeoran en gran medida. Respecto a las topologías
híbridas que se han presentado en este trabajo, los re-
sultados mostrados confirman lo que se dijo anterior-
mente. Las mejores prestaciones las obtienen las to-
pologías flattened–butterfly y las configuraciones de
KNS (subredes fat–tree), con una ventaja mayor pa-
ra las topologías propuestas en este trabajo a medida
que vamos aumentando el número de nodos por di-
mensión. Desde el punto de vista coste–prestaciones,
las topologías con RUFT como subredes indirectas
son la mejor opción. La tabla IV muestra los resulta-
dos para las mismas grandes redes (4096 nodos) pero
ahora considerando más dimensiones (3 y 6). Como
se puede observar, cuando el número de dimensiones
utilizadas aumenta se consiguen mejoras, especial-
mente para las topologías malla y toro. Sin embargo,
la topología que siempre obtiene mejor productivi-
dad es la flattened–butterfly, seguida de la configu-
ración KNS (fat–trees), aunque con un mayor coste
en el caso de la primera. La mejor relación coste–
prestaciones la consigue la topología KNS (RUFT).

VI. Conclusiones

En este trabajo se ha presentado una nueva familia
de topologías híbridas para interconectar redes de
gran escala con el objetivo de combinar las ventajas
de las topologías directas e indirectas.
Esta combinación proporciona un conjunto de to-

pologías que proporciona altas prestaciones, con la-
tencias y productividades cercanas a las redes indi-
rectas, pero con un menos coste hardware. En con-
creto las nuevas topologías que usan fat-trees como
subredes indirectas son las topologías que alcanzan
la mayor productividad. Sin embargo, desde el pun-
to de vista coste/prestaciones, las nuevas topologías
con RUFT como subredes indirectas obtienen mejo-
res resultados, siendo capaces de obtener el doble de
la productividad por elemento de conmutación com-
parado con las topologías indirectas, y esta ventaja
es aún mayor para las topologías directas. Además,
el diseño de la topología es mucho más simple que en
las topologías indirectas.
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TABLA II
Comparación analítica de las diferentes topologías. ki en las topologías KNS se refiere a la aridad de los

switches indirectos.
Malla Toro Fat–tree Flattened–Butterfly KNS FT KNS Xbar y RUFT

Switches N N Nni/ki k
nf

f N/pn((mnnn/ki) + 1) N/pn((mnnn/ki) + 1)

Elementos de conm. N(2nd + 1)2 N(2nd + 1)2 4kiniN k
nf

f (nf (kf − 1) +N/k
nf

f )2 N/pn((4mnnnki + (nn + pn)
2) N/pn(mnnnki + (nn + pn)

2)

Enlaces 2(kd − 1)knd−1
d nd 2knd

d nd 2N(ni − 1) k
nf

f (kf − 1)nf 2(knn
n nn + (mn − 1)Nnn/pn) 2knn

n nn + (mn − 1)Nnn/pn

TABLA III
Resultados para diferentes topologías 2–D con tráfico uniforme y encaminamiento determinista.

#Nodos Topología Lat. base Prod. Enlaces Switches E.C. Prod./E.C. Lat. base*E.C.
16 Flattened–Butterfly 2-ary 3-cube 2-c 329,00 0,51133 24 8 200 0,0025567 65800
16 4–ary 2–direct 2–indirect(RUFT) 437,01 0,69003 96 48 272 0,0025369 118866
16 4–ary 2–direct 1–indirect 375,48 0,66259 64 24 272 0,0024360 102131
16 Toro 345,30 0,63534 64 16 400 0,0015883 138120
16 Malla 360,38 0,57466 48 16 400 0,0014367 144150
16 Fat-Tree aridad 2 etapas 4 415,57 0,65030 96 32 512 0,0012701 212773
16 Fat-Tree aridad 4 etapas 2 327,46 0,62456 32 8 512 0,0012198 167661
16 4–ary 2–direct 2–indirect(FT) 439,24 0,74223 128 48 656 0,0011314 288139
16 Flattened–Butterfly 4-ary 2-cube 1-c 328.47 0,81492 96 16 784 0,0010394 257524
4096 64–ary 2–direct 6–indirect(RUFT) 770,56 0,47438 57344 28672 135168 0,0000035 104155095
4096 64–ary 2–direct 3–indirect(RUFT) 546,71 0,42546 32768 10240 135168 0,0000031 73898072
4096 64–ary 2–direct 2–indirect(RUFT) 463,11 0,41971 24576 6144 167936 0,0000025 77772700
4096 64–ary 2–direct 6–indirect(FT) 866,40 0,55148 98304 28672 430080 0,0000013 372620624
4096 64–ary 2–direct 3–indirect(FT) 591,82 0,50569 49152 10240 430080 0,0000012 254531077
4096 Fat-Tree aridad 2 etapas 12 865,20 0,48493 90112 24576 393216 0,0000012 340210585
4096 Fat-Tree aridad 4 etapas 6 561,23 0,43872 40960 6144 393216 0,0000011 220683070
4096 Flattened–Butterfly 2-ary 10-cube 4-c 439,94 0,22688 10240 1024 200704 0,0000011 88297728
4096 64–ary 2–direct 2–indirect(FT) 499,96 0,46912 32768 6144 561152 0,0000008 280553722
4096 64–ary 2–direct 1–indirect 389,29 0,44818 16384 4224 561152 0,0000008 218448488
4096 Toro 1292,88 0,07323 16384 4096 102400 0,0000007 132390963
4096 Flattened–Butterfly 16-ary 2-cube 16-c 338,47 0,40332 7680 256 541696 0,0000007 183349068
4096 Fat-Tree arity 16 stages 3 388,45 0,41601 16384 768 786432 0,0000005 305487961
4096 Malla 1606,12 0,05084 16128 4096 102400 0,0000005 164467087
4096 Flattened–Butterfly 64-ary 2-cube 1-c 339,65 0,60032 516096 4096 66064384 0,0000000 22435873084

TABLA IV
Resultados para topologías de 4096 nodos con tráfico uniforme y encaminamiento determinista.

#DIM Topología Lat. base Prod. Enlaces Switches E.C. Prod./E.C. Lat. base*E.C.
3 16–ary 3–direct 4–indirect(RUFT) 766,14 0,50088 61440 28672 163840 0,0000031 125524540
3 16–ary 3–direct 2–indirect(RUFT) 544,01 0,45590 36864 10240 163840 0,0000028 89130980
3 16–ary 3–direct 1–indirect 443,32 0,46498 24576 4864 262144 0,0000018 116213728
3 16–ary 3–direct 4–indirect(FT) 815,39 0,60257 98304 28672 458752 0,0000013 374060903
3 Fat-Tree arity 2 stages 12 865,20 0,48493 90112 24576 393216 0,0000012 340210585
3 16–ary 3–direct 2–indirect(FT) 576,95 0,50412 49152 10240 458752 0,0000011 264674815
3 Torus 654,40 0,22376 24576 4096 200704 0,0000011 131340348
3 Fat-Tree arity 4 stages 6 561,23 0,43872 40960 6144 393216 0,0000011 220683070
3 Flattened–Butterfly 4-ary 5-cube 4-c 396,56 0,40179 15360 1024 369664 0,0000011 146595250
3 Flattened–Butterfly 8-ary 3-cube 8-c 361,82 0,39680 10752 512 430592 0,0000009 155798223
3 Mesh 762,46 0,16553 23040 4096 200704 0,0000008 153029131
3 Fat-Tree arity 16 stages 3 388,45 0,41601 16384 768 78432 0,0000005 305487961
3 Flattened–Butterfly 16-ary 3-cube 1-c 365,00 0,63116 184320 4096 8667136 0,0000001 3163526160
6 4–ary 6–direct 2–indirect(RUFT) 714,24 0,61761 73728 28672 299008 0,0000021 213564147
6 4–ary 6–direct 1–indirect 546,78 0,57877 49152 10240 299008 0,0000019 163492186
6 Fat-Tree arity 2 stages 12 865,20 0,48493 90112 24576 393216 0,0000012 340210585
6 Flattened–Butterfly 2-ary 11-cube 2-c 450,03 0,42385 22528 2048 346112 0,0000012 155761542
6 4–ary 6–direct 2–indirect(FT) 715,60 0,65648 98304 28672 593920 0,0000011 425011201
6 Fat-Tree arity 4 stages 6 561,23 0,43872 40960 6144 393216 0,0000011 220683070
6 Torus 463,94 0,52038 49152 4096 692224 0,0000008 321150900
6 Mesh 502,79 0,49203 36864 4096 692224 0,0000007 348041789
6 Fat-Tree arity 16 stages 3 388,45 0,41601 16384 768 78432 0,0000005 305487961
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Deterministic versus adaptive routing in direct
topologies

Roberto Peñaranda 1, Crisṕın Gómez 2, Maŕıa Engracia Gómez 3, Pedro López 3, y Jose
Duato3

Abstract— Routing is a key design factor to ob-
tain the maximum performance out of interconnec-
tion networks. Depending on the number of routing
options that packets may use, routing algorithms are
classified into two categories. If the packet can only
use a single predetermined path, routing is determin-
istic, whereas if several paths are available, it is adap-
tive. It is well-known that adaptive routing usually
outperforms deterministic routing. However, adap-
tive routers are more complex and introduces out-of-
order delivery of packets. In this paper, we take up
the challenge of developing a deterministic routing
algorithm for direct topologies that can obtain a sim-
ilar performance than adaptive routing, while provid-
ing the inherent advantages of deterministic routing
such as in-order delivery of packets and implementa-
tion simplicity. The key point of the proposed deter-
ministic routing algorithm is that it is aware of the
HoL-blocking effect, and it is designed to reduce it,
which, as known, it is a key contributor to degrade
interconnection network performance.

Keywords— Interconnection networks; Direct
topologies; Deterministic routing; Adaptive routing.

I. Introduction

THE interconnection network performance
strongly impacts on the performance of large

parallel computers. Latency and throughput are the
key performance metrics of interconnection networks
[1], [2]. To achieve the required performance level,
the designer manipulates three main parameters [1],
[2]: topology, routing and switching. The switching
mechanism decides how resources are allocated to
the messages while they advance through the net-
work. Topology usually adopts a regular structure
that simplifies routing, implementation and expan-
sion capability. Among the different taxonomies of
regular topologies, the most commonly one divides
them into direct and indirect topologies. Taking
into account that many of the very large machines of
the top500 list [3] adopt a direct network topology,
in this paper, we will focus on direct networks,
although its conclusions could be extrapolated to
indirect networks. Routing is a critical design issue
of interconnection networks [1]. Routing algorithms
can be deterministic or adaptive. In deterministic
routing schemes, an injected packet traverses a
unique, fixed, predetermined path between source
and destination, while in adaptive routing schemes,
several paths are available. However, as several
routes are possible, a choice or selection of the

1Grupo de Arquitecturas Paralelas, Univ. Politécnica de
Valencia, e-mail: ropeaceb@gap.upv.es.

2Dpto. de Informática, Univ. de Castilla La Mancha, e-
mail: Crispin.Gomez@uclm.es.

3Grupo de Arquitecturas Paralelas, Univ. Politécnica de
Valencia, e-mail: {megomez,plopez,jduato}@disca.upv.es.

path that will be finally used is required, which
makes routing operation more complex. In addition,
several concerns about deadlock-freedom must be
taken into account. Moreover, adaptive routing
introduces the problem of out-of-order delivery of
packets, which occurs when a packet sent from a
given source arrives to a given destination before
another one sent previously from the same source
to the same destination. In-order packet delivery
is important for cache coherence protocols and
communication libraries. While there are solutions
to this problem (for instance by using a reordering
buffer at destinations [4]), they are not simple, as
they require the use of storage resources and control
packets. Instead, deterministic routing guarantees
in-order packet delivery by design.

Another issue to consider when designing routing
algorithms is to avoid interferences among packets
destined to different nodes [5], [6], since the Head-Of-
Line (HoL) blocking effect may limit the throughput
of the switch up to 58% of its peak value [7], [8], [9].

In this paper, we explore the behavior of both de-
terministic and adaptive routing on direct topologies,
also proposing a new deterministic routing algorithm
that takes advantage of virtual channels to reduce
the HoL blocking effect.

The rest of the paper is organized as follows. Sec-
tion II introduces some background. In Section III,
we present the new HoL-blocking-aware determinis-
tic routing algorithm with virtual channels (VCs).
Section IV evaluates different topologies (torus and
mesh) with different routing algorithms. Finally,
some conclusions are drawn.

II. Direct topologies
The most important regular direct topology is the

k–ary n–cube, which has k nodes in each of its n
dimensions, connected in a ring fashion. In this
topology, nodes are labeled by an identifier with
as many components as dimensions in the topology
〈pn−1, ..., p0〉, and the value of the component asso-
ciated to each dimension ranges from 0 to k−1 (i.e.,
nodes are numbered from 〈0, 0, ..., 0〉 to 〈k − 1, k −
1, ..., k − 1〉). This topology is popularly known as
torus. A mesh is a particular case where the k nodes
of each dimension are connected by a linear array
(i.e. without wraparound links).

Deterministic routing in meshes and tori can be
implemented with the DOR (dimension-order rout-
ing) routing algorithm [1]. This algorithm routes
packets by crossing dimensions in strictly increasing
(or decreasing) order. Despite that DOR is deadlock-
free in meshes, it is not in tori due to the wraparound
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links. Channel dependence graph cycles has to be
broken by splitting each physical channel into two
VCs [10]. Another technique used to avoid dead-
locks in tori with deterministic routing is the bubble
flow control mechanism [11].

Adaptive routing can be achieved in meshes and
tori by allowing packets to cross dimensions in any
order. According to Duato’s theory [12], we add a
set of VCs that may be used to cross network dimen-
sions in any order. Deadlock freedom is achieved by
providing a escape path to packets, by means of us-
ing a deadlock-free routing algorithm (for instance,
DOR) in other virtual channel.

III. A HoL-blocking-aware Deterministic
Routing Algorithm

Adaptive routing requires more resources (i.e.
VCs) than deterministic routing. Indeed, more VCs
imply not only more buffers but also increasing the
crossbar size and the routing algorithm complexity.
We will analyze alternatives to improve network per-
formance also based on the use on VCs but trying to
reduce this complexity.

A first approach is to use deterministic routing
with several VCs, which offer as many routing op-
tions as VCs, also requiring a selection function as
adaptive routing does. Although this routing algo-
rithm improves network performance over the base-
line deterministic routing (see Section IV), switch
complexity and therefore routing time are still in-
creased. Moreover, deterministic routing with sev-
eral VCs may also introduce out-of-order delivery of
packets. For this reason, we will refer to this mecha-
nism as OODET (Out-of-Order DETerministic rout-
ing).

What is actually needed is a criterion to assign
packets to VCs. We propose to classify them de-
pending on their destinations. If a packet destined
to a given node is only assigned to one VC, always the
same, the result is a deterministic routing algorithm,
with all its advantages (simpler, faster and in-order
delivery of packets). In particular, we propose to as-
sign VCs to packets according to the component of
its destination node in the dimension in which the
packet is being routed, modulo the number of VCs.
As a consequence, the proposed mechanism classi-
fies destinations among the VCs, thus contributing
to reduce the interference among destinations, and,
therefore, to reduce the HoL-blocking effect. A nice
property of this mechanism is, that, as only one rout-
ing option is provided for each destination, it pre-
serves, by design, in-order delivery of packets and
simplicity. On the other hand, VC selection is easily
done, as only the LSBs of a component from destina-
tion identifier are required. In contrast to OODET,
we will refer to this mechanism as IODET (In-Order
DETerministic routing).

In [13], a similar mechanism (DBBM) was pro-
posed, but considering the whole destination iden-
tifier modulo the number of VCs to assign packets
to VCs. The fact of only considering the LSBs of
the destination provides lower opportunities of clas-

sifying packets among VCs (see Section IV). DBBM
is a simplification of VOQnet [14], which needs as
many VCs as nodes in the network, and associates
each VC to a different destination. Another scheme
is VOQsw [15], in which VCs are selected according
to the next output port the packet will use. VOQsw
and VOQnet are not scalable as the number of VCs
they require depends on the system or switch size,
respectively.

X- X+

Y+

Y-

IODET OODET Adaptive

Fig. 1

VCs that can be chosen in IODET, OODET and

adaptive.

Figure 1 shows one router of a 2D-network with
four VCs per physical channel. We can see which
output channels can be used by adaptive routing,
OODET and IODET for a packet that has to traverse
both dimensions. In the case of adaptive routing, the
packet can be forwarded to any of the output VCs of
both X+ and Y− ports, but the escape path in Y−
since it would introduce a cycle in the dependency
graph. In deterministic routing, as DOR is used and
the packet has to still cross dimension X, packets
can only be forwarded to X+ port. The difference
between OODET and IODET relies in the possible
output VCs in port X+. In OODET, all the VCs of
this port can be used by the packet, while the packet
can only be forwarded to one VC in IODET, selected
according to its destination. Notice that both adap-
tive routing and OODET needs a selection function,
while IODET does not require it.

IV. Experimental Evaluation
In this section, we compare by simulation adap-

tive versus deterministic routing in meshes and tori.
Each node has a switch based on a full crossbar with
queues of two packets both at their input and out-
put ports. Switch and link bandwidth is one flit per
clock cycle, and link fly time is 1 clock cycle. We
also assume that each node require 20 clock cycles
to apply the routing algorithm in the baseline de-
terministic routing (with one VC). To consider the
increased complexity of adaptive routing, we have as-
sumed a higher routing time. In particular, we have
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Fig. 2

Average packet latency vs. accepted traffic. 64-node 2D-mesh. Uniform traffic. Routing times are scaled in

(b).

used Chien’s model ([16], [17]). This model states
that routing time depends on the degree of freedom
(i.e., the number of routing options) of the routing al-
gorithm. It is the sum of a constant time (i.e. the one
required to apply the routing function) plus a com-
ponent that grows logarithmically with the number
of routing options (i.e. the selection function delay).
If this fact is taken into account, OODET and adap-
tive routing would take more clock cycles to route a
packet than IODET, DBBM, and VOQsw.
A. Performance analysis

First, we evaluate the mesh topology. Figure 2.(a)
shows results for a 8 × 8 mesh. IODET 1 VC
is the baseline deterministic routing algorithm. As
expected, adaptive routing doubles network perfor-
mance over the baseline deterministic routing algo-
rithm. However, this is not a completely fair com-
parison since adaptive routing uses two VCs. The
deterministic routing algorithm with double buffer
space (referred to as big VC in the figures) im-
proves throughput by 11% compared with determin-
istic routing with one VC, but it is not even near
to adaptive routing. Therefore, resources have to be
used in a smarter way in deterministic routing to
significantly increase its performance.

In particular, IODET 2VC dramatically increases
network throughput, obtaining a 91% of the one
achieved by adaptive routing. Notice that DBBM
does not improve very much the performance of de-
terministic routing. The reason is that, as it always
uses the modulo of the whole packet destination iden-
tifier, packets may not be classified in all dimensions.
In fact, in some dimensions, packets may use the
same VC, wasting the other VCs. In this case, for
each column of the second dimension, only one VC is
used. In the case of OODET 2VC, it even gets bet-
ter results than adaptive routing (9% higher through-
put). This behavior is due to the fact that, as meshes
are not regular, adaptive routing algorithms tend to
concentrate traffic in the central part of the network,
thus reducing channel utilization of the borders of
the mesh. Finally, VOQsw requires 5 VCs, but in
spite of using 5 VCs, VOQsw obtains only a 77,35%
of the adaptive routing throughput.

As stated above, providing several routing options
and selecting one of them increases the complexity of
the router and, hence, its delay. To take this into ac-
count, we have use a simple model ([16], [17]) to esti-
mate the differences in routing delays of the different
algorithms. This model assumes that routing delay
depends on the degree of freedom (i.e., the number
of routing options) of the routing algorithm. Taken
this into account, adaptive routing would take more
clock cycles to complete the routing of a packet than
OODET, and OODET more than IODET, VOQsw
and DBDM. The more options we have in the routing
function, the more clock cycles required for routing.
Figure 2.(b) presents the same results as Figure 2.(a)
but now scaling the routing time as shown in Table
I, computed according to the model (IODET, VO-
Qsw and DBBM are not shown since they have the
base delay of 20 cycles). As it can be seen, adaptive
routing and OODET 2 VC are no longer as good as
they were. Indeed, IODET 2 VC obtains a 9% better
throughput than adaptive routing.

The behavior of tori is very different when com-
pared to meshes. Figure 3.(a) clearly shows that
adaptive routing is better than any deterministic
routing, including OODET 2VC. Concerning the
IODET 2VC algorithm, it improves performance
over the baseline deterministic routing, but it is
far from achieving the throughput of adaptive or
OODET 2VC routing algorithms. If we scale the
routing delay accordingly to the routing complexity
we obtain the results shown in Figure 3.(b). In this
case, the difference between deterministic OODET
2VC and adaptive routing decreases. In fact they
obtain roughly the same throughput. The IODET
2VC routing algorithm proposed in this paper still
obtains a lower throughput, but the difference is nar-
rowed. Notice, though, that it is able to improve
the throughput of the baseline deterministic rout-
ing algorithm by 40%, and also remember that it
does not introduce out-of-order delivery of packets.
Indeed, it is the best of the deterministic routing
algorithms but VOQsw, that requires 5VCs, which
increases switch cost as discussed in Section IV-B. It
is worth to highlight that the higher routing delays
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TABLE I

Comparison of routing times (in cycles) for adaptive and OODET switches.

Dimensions Virtual channels OODET Adaptive
2 2 25 28
3 2 25 30
4 2 25 32
6 2 25 34

2 4 30 34
3 4 30 37
4 4 30 39
6 4 30 42

Dimensions Virtual channels OODET Adaptive
2 6 33 38
3 6 33 40
4 6 33 42
6 6 33 45

2 8 35 40
3 8 35 43
4 8 35 45
6 8 35 48
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Fig. 3

Average packet latency vs. accepted traffic. 64-node 2D-torus. Uniform traffic. Routing times are scaled in

(b).

of both adaptive routing and OODET 2VC lead to
an increase of network latency.
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Average packet latency vs. accepted traffic.

256-node 2D-torus. Uniform traffic with scaled

routing times.

We have also analyzed the impact of increasing the
number of nodes per dimension (Figure 4). As we in-
crease k, the average distance traversed by packets
also increases. Therefore, as expected, all routing al-
gorithms reduce its performance. The best results
are obtained by the OODET 2 VC routing algo-
rithm. IODET 2V obtains performance results that
are halfway between the baseline deterministic rout-
ing and OODET 2 VC.

A.1 Impact of the Number of VCs

In this section we analyze how the number of VCs
impacts the different routing configurations. Figure
5 shows results for a 256-node 2D torus with 4, 6
and 8 VCs considering the impact of the complexity

of each routing algorithm on the routing delay. As it
can be seen, as the number of VCs is increased, the
throughput of the deterministic routing proposed in
this paper, IODET, is progressively increased, being
able of outperforming all other configurations with
8 VCs. Notice that using more than 8 VCs in this
network makes no sense.

Most important, message latency is strongly re-
duced (almost halved for low traffic rates and re-
duced to one third for high traffic rates and 8 VCs).
The explanation of this behavior is twofold. On
one hand, it is due to the reduced routing delay
of IODET. On the other hand, IODET has been
specially designed to reduce the HoL-blocking effect,
classifying packets when routing them and according
to the component of the destination in the current
dimension. In fact, for the analyzed network size
(k = 16), 8 VCs allow packets to be classified with-
out interference. Indeed, using more than 8 VCs in
this network makes no sense. Remember that the
maximum distance in any dimension of a k-ary n-
cube is k

2 , 8 in our network. Therefore, there are
not more than 8 different destinations in each di-
mension. In general, the more VCs, the better the
classification of packets. About DBBM, we can see
that it improves performance when the number of
VCs goes up to 4 or 8, but this improvement is lower
than the one shown by IODET. Counterintuitively,
it works quite well with 6 VCs. The explanation is
that the modulo operation it applies affects not only
one but different components of the node identifier,
and, thus, traffic is classified not only in dimension
0. In general, we have seen that DBBM works bet-
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ter when the number of VCs is not a power of two.
However, the implementation of the modulo opera-
tion by non-power of two numbers is more complex.
In fact, with power of two numbers, it is as simple
as performing a bitwise and operation.

B. Cost Analysis

This section estimates the cost measured in switch-
ing elements per switch for the different configura-
tions. In order to perform such estimation, we com-
pare the number of connections required in the cross-
bar for each configuration. Although a full crossbar
(i.e. with a number of ports equal to the product of
the number of physical channels by the number of
VCs) is able to cope with any of the analyzed rout-
ing algorithms, some connections are not actually re-
quired, which may lead to simplify it. For instance,
with DOR, packets may only be forwarded to dimen-
sions higher than the one they enter the router. As a
consequence, the output multiplexers of the crossbar
corresponding to higher dimensions will have more
inputs (and hence, more switching elements) than
the ones located in the lower dimensions’ channels.
On the other hand, with adaptive routing, a packet
entering through a channel may be forwarded to any
other output channel. When several VCs are used,
the number of options grows considerably. In addi-
tion, the injection and ejection channels must be also
taken into account.

We assume that a n−input multiplexer needs n
switching elements. Notice that it depends on the
number of dimensions and number of VCs. Table II
shows the number of required switching elements for
adaptive routing and two deterministic routing con-
figurations considered in this paper, OODET and
IODET. We have not included DBBM due to the
complexity of implementing the modulo operator
by non-power of two numbers. Notice that VO-
Qsw needs the same number of switching elements
as OODET if the same number of VCs are used,
because in a given dimension a packet in VOQsw
can change the VC at each hop, like OODET. As it
can be seen in the table, IODET requires a crossbar
with fewer connections than the other configurations.
That is, it requires not only a cheaper but also a sim-
pler crossbar which may also help in reducing switch
delay (not considered in this paper). This is due
to the fact that messages traversing a given dimen-
sion cannot return to the previous dimensions, since
DOR routing is used. Therefore, we could dispose
those switching elements that connect with lower di-
mensions. In IODET, in addition to using DOR, the
VC used by a given packet does not change along the
path in the same dimension. Hence, there is no need
to have a crossbar connection (and the correspond-
ing switching elements) to allow packets to change
from this VC to other VCs of the same dimension.
Opposite to that, in OODET, the crossbar would re-
quire those connections since packets are allowed to
change from one VC to other in the same dimension.
Finally, adaptive routing would require a crossbar

that allows almost all combinations of physical and
VCs (the only exception are connections related to
escape paths, which must be traversed in order).

In the table, we can see that, as the number of
VCs is increased, the number of switching elements
required in the switches further increases, specially
for adaptive routing with a high number of dimen-
sions, which more than doubles the required number
of switching elements over IODET.

C. Performance/Cost Comparison
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Average packet latency vs. accepted traffic.

256-node 2D-torus. Uniform traffic. Different #VCs.

As stated in Section IV-A.1, as we increase the
number of VCs, IODET becomes the best routing
configuration. However, taking into account that it
also has a lower cost in terms of number of switching
elements, we could compare configurations of sim-
ilar complexity. This means adding more VCs to
IODET to have a cost similar to the other configura-
tions (OODET and adaptive). For example, in Fig-
ure 5.(b) we obtained that the IODET with 6 VCs
achieved a similar performance as adaptive routing
with 6 VCs, but worse than OODET with 6 VCs.
In this case, as we can see in Table II, IODET uses
switches with 216 switching elements, adaptive rout-
ing uses 480 and OODET uses 336. If we use switches
with 8 VCs in IODET, it requires 352 switching ele-
ments per switch, which is a similar cost as OODET
with 6 VCs, and it is still smaller than the one of
adaptive routing. Indeed, as stated above, using a
number of VCs that is a power of two is manda-
tory to get a simple implementation of the modulo
operation. Taking this into account, a fairer compar-
ison among all the analyzed alternatives is shown in
Figure 6, where IODET 8VC obtains the best abso-
lute results both in terms of throughput and latency.
Moreover, it must be taken into account that, con-
trary to the other ones, IODET routing algorithm
provides in-order delivery of packets by design.

V. Conclusions
This paper proposes a new HoL-blocking-aware

deterministic routing algorithm (IODET) for direct
regular topologies. It uses virtual channel flow-
control, and assigns packets to VCs according to a
subset of bits of the destination identifier (i.e., the
component that corresponds to the dimension the
packet is traversing). The result is a deterministic
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Average packet latency vs. accepted traffic. 256-node 2D-torus. Uniform traffic. (a) 4 VCs, (b) 6 VCs and (c)

8 VCs.

TABLE II

Comparison of the number of switching elements

Dimensions Virtual channels OODET Adaptive IODET
2 2 48 64 40
3 2 96 144 84
4 2 160 256 144
6 2 336 576 312

2 4 160 224 112
3 4 336 528 264
4 4 576 960 480
6 4 1248 2208 1104

Dimensions Virtual channels OODET Adaptive IODET
2 6 336 480 216
3 6 720 1152 540
4 6 1248 2112 1008
6 6 2736 4896 2376

2 8 576 832 352
3 8 1248 2016 912
4 8 2176 3712 1728
6 8 4800 8640 4128

routing algorithm which exhibits its well-known ad-
vantages over adaptive routing: simplicity, low rout-
ing times and in-order delivery of packets. If routing
times are scaled according to the number of routing
options of each routing algorithm, IODET is able
to outperform adaptive routing in meshes, while it
reaches a performance half-way between the base-
line deterministic and adaptive routing algorithms
in torus. In addition, IODET also simplifies switch
design. This combination of a moderate improve-
ment in performance with a simple implementation
makes IODET an interesting alternative to consider
when selecting the routing algorithm.
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Vehicular Networks: embracing wireless
heterogeneous communications through

Vertical Handover
Johann Marquez-Barja1 , Carlos T. Calafate, Juan-Carlos Cano, Pietro Manzoni2 and Luiz

DaSilva3

Abstract— By taking advantage of the ever grow-
ing deployment of wireless networks, the automotive
industry is increasingly enabling vehicles to commu-
nicate with one another and with the infrastructure,
with benefits to information delivery and safety on
the road. Vertical Handovers can be used to ensure
that the Quality of Service demanded by applications
(e.g., throughput, latency) is met while the vehicle
is changing its position. In this paper we present a
Vertical Handover Decision Algorithm empowered by
the IEEE 802.21 standard and its services. Our pro-
posed algorithm uses the vehicle’s on-board unit fea-
tures and considers the geolocation, the car naviga-
tion and a realistic propagation model for heteroge-
neous underlying networks such as Wi-Fi, WiMAX,
and UMTS. Our results demonstrate, through a case
of study, that QoS can be guaranteed when loca-
tion and networking parameters are jointly considered
when performing vertical handover.

Keywords— Vehicular networks, heterogeneous
wireless networks, geolocation, IEEE 802.21, Wi-Fi,
WiMAX, UMTS, ns-2, GPS.

I. Introduction

NOWADAYS, cars are being empowered by ad-
vanced On-Board Units (OBUs), which are en-

hanced by features such as faster processors, high
definition displays, and multiple wireless networking
technologies, offering full connectivity inside and out-
side of the car in order to deliver and to access differ-
ent content (e.g., safety messages, advertisements, or
a movie) while the car is moving. Thus, these units
offer not only voice services, but also infotainment.

Due to wireless impairments and to mobility is-
sues, the Quality of Service (QoS) can be affected
or the link may be lost while crossing different cov-
erage areas, whether the areas are covered by the
same technology or not. To be able to switch from
one network technology to another without affecting
the QoS (e.g., bandwidth, packet latency), Vertical
Handover (VHO) techniques are required. The IEEE
802.21 protocol [1] has been developed to improve
VHO processes, by offering a homogeneous middle-
ware that can be accessed by applications to commu-
nicate with heterogeneous network interfaces, con-
tributing to simplify the complexity of the multi-
interface management. Through this middleware,
different services can be accessed in order to obtain

1CTVR / the telecommunications research centre, Trinity
College Dublin, Ireland. e-mail: marquejm@tcd.ie

2Universitat Politècnica de València, Spain. e-mail:
{calafate, jucano, pmanzoni}@disca.upv.es.

3CTVR / the telecommunications research centre, Trin-
ity College Dublin, Ireland and Virginia Tech, USA. e-mail:
dasilval@tcd.ie

context information (such as Point of Attachment
(PoA) information and geolocation, local informa-
tion, network information) as well as to interact and
perform different actions on the interfaces, based on
such information.

Concerning the Vehicular Networks (VNs) context
and VHO processes involved, many mobility and lo-
cation issues must be considered. The intrinsic char-
acteristics of the VNs, such as dynamism, speed, and
intensely changing contexts, present a challenge for
VHO. Other features of the VNs, such as availability
of geolocation through the Global Positioning Sys-
tem (GPS), and the lack of power restrictions due
to the continuous energy source, allow the devices
to improve the gathering of context information in
order to perform an accurate decision on choosing
the most suitable candidate network to hand over
to, thus improving the VHO process.

In this work, we present a Vertical Handover De-
cision Algorithm (VHDA) which combines GPS in-
formation (both geolocation and navigation), under-
lying network information (based on realistic prop-
agation models), as well as network architecture in-
formation, in order to optimize the network selection
process, a critical element of VHO.

II. Related Work

One of the first approaches using GPS systems
for improving handover was presented by Dutta et
al. in [2]; the authors present a methodology re-
lated to GPS-IP discovery for intra-technology han-
dovers considering layer 2 detection, IP address as-
signment, and duplicate address detection. Yliant-
tila et al. [3] present work based on GPS support
for inter-technology handovers considering Wireless
Fidelity (Wi-Fi) and Universal Mobile Telecommuni-
cations System (UMTS) technologies. The authors
propose a location-aware architecture to perform ver-
tical handovers based on location management and
resource allocation taking into account the mobility
in and out of the cells.

A method to enhance link and network layers han-
dover by predicting the future position via GPS was
presented by Montavont et al. in [4]. The au-
thors combine Wi-Fi and GPS information in order
to perform the network selection process. Concern-
ing Worldwide interoperability for Microwave Access
(WiMAX) technologies, Hsiao et al. in [5], make use
of a combination of GPS information and WiMAX
interface status information to avoid scanning the
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channel and to pre-connect to the PoA, hoping to
provide stable WiMAX service.

III. Proposed VHDA

The proposed algorithm takes advantage of the
car’s features, such as powerful OBUs, GPS (geoloca-
tion and navigation information), different network-
ing interfaces, and context information provided by
the IEEE 802.21 standard. However, to design an ac-
curate VHDA able to perform the handoff not only
considering the most adequate candidate network to
switch to, but also considering the time to leave the
current PoA and join the target one, we must esti-
mate the packet loss conditions associated with the
different networks at different distances between ve-
hicle and PoA. To obtain a valid network condi-
tions model we have performed several measurements
within the Polytechnic University of Valencia cam-
pus and the University of Murcia campus, observing
real Wi-Fi and WiMAX behavior [6], respectively.

The proposed algorithm is composed of three
tasks: Networking, Neighborhooding, and Decision-
making tasks. Figure 1 presents the flow diagram of
the algorithm.

The wireless network sensing process is performed
in the networking task. It periodically sends and
receives information about the network status (e.g.,
Router Advertisement (RA) and Router Solicitation
(RS)). The IEEE 802.21 services, i.e., Media Inde-
pendent Event Service (MIES) and Media Indepen-
dent Command Service (MICS), check the link status
and the reports received, notifying the upper layers
for taking further actions.

Regarding to the Neighborhooding task, there are
two data storage elements that collect the surround-
ing information related to the Current Neighbor-
hood and the Future Neighborhood. Both storage
elements are periodically filled-in with information
about the current and future PoAs available, respec-
tively. By consulting the GPS module, the current
and future geolocation within the map and route
(navigation information) is stored and used in or-
der to access the PoA information database, pow-
ered and made available by the Media Independent
Information Service (MIIS) of IEEE 802.21. A list
of current and future available PoAs is retrieved
and locally stored at the OBU to be used by the
decision-making tasks. Based on the MIIS infor-
mation, this task also calculates the useful cover-
age time under each PoA coverage by combining the
GPS information about the route on the map and
the MIIS information. The useful coverage time is
affected by different issues, such as how tangentially
the route crosses the coverage area, the times for
reaching/leaving a coverage area, the existence of
overlapping coverage areas along the path, and the
cell coverage at a given target QoS, which we refer
to as the ’QoS border’ considered by the decision-
making task, as shown in Figure 2.

Finally, the selection of the target network is made
by the decision-making task. This process is in

Fig. 2. Usefull coverage and QoS example.

charge of evaluating all the gathered information
and, based on a Multiple Criteria Decision-Making
(MCDM)-based evaluation [7], the candidate PoA
which best fits the application’s requirements is cho-
sen. The main decision logic of our proposed algo-
rithm, whose aim is to guarantee the QoS, considers
the cell coverage time and guaranteed QoS border
of the cell, and allows handovers to take place only
when there is alternative useful coverage available,
considering also the distance to the QoS cell bor-
der of the PoA involved in the decision process. As
shown in Figure 2, when a vehicle arrives to the cov-
erage area A, the wireless network interface triggers a
Link Detected event, starting the VHDA process. If
we based the decision on the Time Coverage A, con-
sidering neither the immediate future nor the QoS
border, we could make a mistaken decision, since the
vehicle will soon leave the coverage area A to join the
coverage area B, and so the VHO would be worthless.

To complete the whole VHO process, different
notification-update processes are triggered at the
server to handle the mobility issues by using Mo-
bility support for Internet Protocol v.6 (MIPv6),
OBU’s wireless interfaces, and networking elements,
thereby redirecting the flows and keeping the con-
nection alive.

IV. Simulation Scenario

For our simulations, we have used a well-known
simulator within the wireless networks area: the Net-
work Simulator (ns-2) [8]. Moreover, we have used
the NIST mobility package for ns-2 [9], in conjunc-
tion with EURANE [10], taking advantage of the
many capabilities and features offered to simulate
Wi-Fi, WiMAX, and UMTS technologies, and to
perform VHO among them. Furthermore, the NIST
add-on also enables the MIES and MICS services of
the IEEE 802.21 standard to interact with heteroge-
neous network interfaces under homogeneous stan-
dard primitives. Concerning the Media Independent
Information Service (MIIS), we have used our version
previously developed in [11], as well as the Global Po-
sitioning System (GPS) add-on module for the ns-2
presented in [6] for geolocation capabilities.

In our simulation, we have modelled vehicles mov-
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Fig. 1. Proposed VHDA algorithm.

ing at 32 Km/h from Universitat de Valencia Cam-
pus to Universitat Politècnica de Valencia Campus in
the city of Valencia, Spain. Figure 3 shows the route
from one place to another, involving a distance of 5.5
km in a 3.75 km2 area. In this context we deployed
1 UMTS, 8 Wi-Fi, and 3 WiMAX PoAs covering
different areas and with heterogeneous capacity, as
illustrated in figure 4. It is important to point out
that UMTS covers the whole area, meaning that the
UMTS technology is always the backup connectiv-
ity technology for this set of experiments. Table I
presents the main configuration parameters for the
experiments. In the experiments, the OBU requests
a 1.48 Mbps Constant Bit Rate (CBR) video traffic
stream.

V. Performance evaluation

To evaluate the performance of the proposed
VHDA, we have also compared it against two differ-
ent VHDAs. We briefly describe the main decision-
making process of those alternative algorithms:

• Tech-Aware VHDA. It takes into account
only the theoretical bandwidth offered by the
underlying technologies. So, whenever the car

Fig. 4. Coverage grid.

finds a new coverage area of a technology with
higher theoretical bandwidth, the VHDA con-
nects to the new PoA. It makes use of two IEEE
802.21 services: MICS and MIES.

• Cell coverage-based VHDA . It uses the
car’s current and future geolocation, neighbor-
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TABLE I

Scenario components.

Component Wi-Fi WiMAX UMTS

Access Point 8 3 1

Theoretical Bw (Mbps) 54 70 5

Bw offered (Mbps) 28.2 16.3 2.7

VHO latency (ms) [12], [13] 1080 2665 -

Advertisement Interval (ms) 100 5000 -

Coverage (m) 500 1000 5000

Fig. 3. Map layout.

hooding, and the three IEEE 802.21 services:
MICS, MIES and MIIS. It considers the useful
coverage time depending on the PoA coverage
area and the route calculated by the GPS.

The handovers performed by the evaluated
VHDAs are presented in Figure 5. As we can
observe, Figure 5(a) shows the coverage resulting
from the Tech-Aware VHDA and Cell coverage-based
VHDA. Tech-Aware VHDA performed up to 18
VHO events due to its decision-making policy. Cell
coverage-based VHDA performed about 15 VHO
events, being more selective when switching from one
network to another. In Figure 5(b), our proposed al-
gorithm behaves in the same manner, performing up
to 11 handovers, whether the minimum packet de-
livery threshold is set to 40% or 60%. The main
difference consists on the geolocation (QoS border)
where the handover has occurred.

Figure 6 presents the technology use dwell-time
per VHDA. It summarizes the interfaces connectiv-
ity depending on the decision-making by the VHDA.

We have also evaluated the mean throughput ob-
tained by each algorithm. Table II shows that the
throughput per technology is also increased when ap-
plying more sophisticated VHDAs; as switching to a
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new network only occurs when the QoS is guaran-
teed by taking into account the QoS border, as per
our proposed algorithm.

VI. Conclusions

We have presented and evaluated a Vertical Han-
dover Decision Algorithm that allows heterogeneous
wireless vehicular communications. The algorithm
considers the geolocation and navigation informa-
tion and network context to guarantee the QoS of
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Fig. 5. VHDAs Handover comparison

TABLE II

Mean Throughput comparison (Mbps)

Technologies Tech-
aware

Cell
coverage-
based

Proposed
algorithm
40%

Proposed
algorithm
60%

Wi-Fi 1.1436 1.239 1.446 1.441

WiMAX 1.090 1.072 1.181 1.232

UMTS 1.406 1.407 1.411 1.421

the chosen candidate by taking into account realis-
tic propagation models for underlying wireless net-
works such as Wi-Fi, WiMAX and UMTS, thus im-
proving the correct flow transition from one PoA to
another. Through a case of study, we have demon-
strated that the proposed algorithm guarantees data
flow switches to a similar or better network than the
current one used, thus boosting performance in com-
parison to other solutions.
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Broadcast Schemes for Disseminating Safety
Messages in VANETs

Julio A. Sanguesa1, Manuel Fogue1, Piedad Garrido1, Francisco J. Martinez1,
Juan-Carlos Cano2, Carlos T. Calafate2, y Pietro Manzoni2

Abstract—In Vehicular ad hoc Networks (VANETs),
the efficient dissemination of messages is a key fac-
tor to speed up the development of useful services
and applications. In this paper, we present the Opti-
mal Broadcast Selection algorithm, a novel proposal
that automatically chooses the best broadcast scheme
trying to fit the warning message delivery policy to
the current characteristics of each specific vehicular
scenario. Our mechanism uses as input parameters
the vehicular density and the topological character-
istics of the environment where the vehicles are lo-
cated, in order to decide which dissemination scheme
to use. Simulation results demonstrate the feasibil-
ity of our approach, which is able to support more
efficient warning message dissemination in vehicular
environments.

Keywords— Vehicular ad hoc networks, warning
message dissemination, adaptive systems.

I. Introduction

VEHICULAR ad hoc Networks (VANETs) are
wireless communication networks supporting

cooperative driving among vehicles on the road. Ve-
hicles act as communication nodes and relays, form-
ing dynamic vehicular networks together with other
nearby vehicles.

In a VANET, any vehicle detecting an abnormal
situation (e.g., accident, slippery road, etc.) rapidly
starts notifying the anomaly to nearby vehicles to
spread the alert information in a short period of time.
Thus, broadcasting warning messages can be useful
to alert nearby vehicles. However, this dissemination
is strongly affected by: (i) the signal attenuation due
to the distance between the sender and receiver (es-
pecially in low vehicular density areas), (ii) the effect
of obstacles in signal transmission (very usual in ur-
ban areas, e.g., due to buildings), and (iii) a reduced
message delivery effectiveness due to serious redun-
dancy, contention, and massive packet collisions pro-
voked by simultaneous forwarding, usually known as
broadcast storm (prone to occur in highly congested
areas) [9]. Therefore, knowing the density of vehicles
and the characteristics of the area where the vehicles
are moving (e.g., in terms of topological complexity)
in a vehicular communications environment is im-
portant, as better opportunities for message delivery
can show up.

In this paper, we propose an adaptive algorithm
that automatically chooses the best dissemination

1Dpto. de Informática e Ingenieŕıa de Computadores, Uni-
versidad de Zaragoza, e-mail: {jsanguesa, mfogue, piedad,
f.martinez}@unizar.es

2Dpto. de Informática de Sistemas y Computadores, Uni-
versitat Politècnica de València, e-mail: {jucano, calafate,
pmanzoni}@disca.upv.es

scheme to adapt the warning message delivery pol-
icy to each specific scenario. Our mechanism uses as
input parameters the vehicular density and the topo-
logical characteristics of the environment where the
vehicles are located, using them to decide which dis-
semination scheme to use. The main goal is to max-
imize the message delivery effectiveness while gener-
ating a reduced number of messages and, thus, avoid-
ing or mitigating broadcast storms. In addition, we
also propose the Nearest Junction Located (NJL),
our novel warning message dissemination scheme
specially designed for being used in highly congested
urban areas.

The paper is organized as follows: in Section II
we introduce our novel NJL scheme, and the opti-
mal broadcast selection algorithm. Section III shows
the simulation environment used to validate our pro-
posal. Section IV presents and discusses the ob-
tained results. In Section V we review previous works
closely related to our proposal. Finally, Section VI
concludes this paper.

II. Selecting the Optimal Broadcast
Scheme in VANETs

Over the years, several dissemination schemes have
been proposed to address the broadcast storm prob-
lem in vehicular networks. Some of the most repre-
sentative ones are presented in detail below.

A. Broadcast Schemes

• The Counter-based scheme [9]. Initially pro-
posed for Mobile Ad Hoc Networks (MANETs),
this scheme aims at mitigating broadcast storms
by using a threshold C and a counter c to keep
track of the number of times a broadcast mes-
sage is received. Whenever c ≥ C, rebroadcast
is inhibited.

• The Distance-based scheme [9]. This scheme ac-
counts for the relative distance d between ve-
hicles to decide whether to rebroadcast or not.
When the distance d between two vehicles is
short, the additional coverage (AC) area of the
new rebroadcast is lower, and so rebroadcasting
the warning message is not recommended.

• The enhanced Street Broadcast Reduction
(eSBR) [4]. This scheme is specially designed
to be used in VANETs, taking advantage of
the information provided by maps and built-in
positioning systems, such as the GPS. Vehicles
are only allowed to rebroadcast messages if they
are located far from their source (> dmin), or
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if the vehicles are located in different streets,
giving access to new areas of the scenario.

• The enhanced Message Dissemination for
Roadmaps (eMDR) [2]. As an improvement to
the eSBR scheme, eMDR increases the efficiency
of the system by avoiding multiple forwardings
of the same message if nearby vehicles are lo-
cated in different streets. Specifically, vehicles
use the information about the junctions of the
roadmap, and only the vehicle closest to the ge-
ographic center of the junction, according to the
geopositioning system, is allowed to forward the
messages received.

B. Nearest Junction Located: our Novel Broadcast
Scheme

The eMDR and eSBR schemes proved to be spe-
cially effective in sparse urban environments. How-
ever, the number of messages produced may become
excessive in scenarios with a high vehicle density.
To cope with this deficiency, in this paper we pro-
posed a novel dissemination scheme called Nearest
Junction Located (NJL) that is completely based on
the topology of the roadmap, allowing vehicles to
rebroadcast a message only if they are the nearest
vehicle to the geographical coordinates of any junc-
tion obtained from the integrated maps. Although
the performance of this algorithm is not optimal in
sparse environments, it performs quite well in high-
density scenarios where the dominant factor to im-
prove the dissemination process is the position of the
vehicles, achieving results similar to those obtained
by the eMDR and eSBR schemes, while requiring
only a fraction of the messages.

C. Optimal Broadcast Selection Algorithm

During a warning message dissemination process,
the most important objective to accomplish consists
on informing the highest possible number of vehicles
in the shortest time. Hence, a critical metric to be
used is the percentage of informed vehicles at differ-
ent time instants (InfT ). We propose to measure the
percentage of vehicles receiving warning messages af-
ter 10, 30, and 120 seconds since the time when the
dangerous situation started being notified, provid-
ing information about both the speed and complete-
ness of the dissemination process. The first 10 sec-
onds provide a good reference of the dissemination
speed, the second period (30 seconds) offers a balance
between dissemination speed and the completeness,
and the state of the scenario after 120 seconds shows
the stationary value when no evolution is observed.

These three values were combined using a weighted
average, thereby obtaining a single value represent-
ing the efficiency of the dissemination process (Pinf ).
In our results, the weights applied to the values col-
lected during the different time intervals are 0.5 (10
seconds), 0.3 (30 seconds), and 0.2 (120 seconds), re-
spectively, since the stationary values of the different
broadcast schemes do not tend to vary significantly,
and the most noticeable differences occur during the

first seconds of the process.
Another important metric for the dissemina-

tion schemes is the number of messages produced
(Mrecv). If the wireless channel is saturated with
packets, the high contention and the occurrence of
collisions will reduce the performance of the process,
producing broadcast storms. Thus, the number of
messages must remain as low as possible without
compromising the efficiency of the dissemination.

Our Optimal Broadcast Selection Algorithm
makes use of these two metrics (Pinf and Mrecv) to
select the scheme to be used on each particular sit-
uation. Specifically, it works following a three step
process, as shown in Algorithm 1:

• Step 1 : For each considered broadcast scheme,
the first metric (Pinf ) is computed, and the
schemes with the highest percentage of informed
vehicles are selected. Due to the importance of
this metric, only the dissemination schemes with
a deviation lower than 10% with respect to the
best one are considered for the second step of
the algorithm, and they are stored in set C.

• Step 2 : Considering only the broadcast schemes
in C, the scheme producing the lowest num-
ber of messages received per vehicle (Mrecv) is
obtained, in order to reduce the probability of
broadcast storms, and the percentage variation
with respect to this value is computed for each
scheme.

• Step 3 : The optimal scheme will be selected as
the one minimizing the deviation with respect to
both the maximal Pinf and the minimal Mrecv.
Depending on the vehicle density, it may be-
come more important to minimize the number
of messages for high densities, and in that case
our algorithm varies the degree of importance of
the two metrics by using the K value, calculated
as follows:

K =
100

density of vehicles
(1)

In particular, we used the value of reference 100
to compute K, since our experiments showed
that the differences in terms of informed ve-
hicles decrease noticeably for densities above
100 vehicles/km2 (see Figure 1), and, hence, a
higher weight is assigned to the number of mes-
sages received when this density is exceeded.

III. Simulation Environment

Our optimal broadcast selection algorithm was
tested using the ns-2 simulator, modified to consider
the IEEE 802.11p standard1. In terms of the physi-
cal layer, the data rate used for packet broadcasting
is 6 Mbit/s, as this is the maximum rate for broad-
casting in 802.11p.

The simulator was also modified to make use of
our Real Attenuation and Visibility (RAV) scheme

1All these improvements and modifications are available in
http://www.grc.upv.es/software/
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Algorithm 1: Optimal Broadcast Selection
input : B: set of broadcast schemes
input : Inf10(b), Inf30(b), Inf120(b): percentage of

informed nodes after 10, 30, and 120 seconds
input : Mrecv(b): number of messages received per

vehicle
output : Optimalbcast: optimal scheme in terms of

informed vehicles and messages received

/* Step 1: Maximize percentage of informed vehicles */
forall b ∈ B do1

Pinf (b) = Inf10(b) · 0.5+ Inf30(b) · 0.3+ Inf120(b) · 0.2;2

maxinf = max(Pinf (b)) ∀ b ∈ B3
C = {}4
forall b ∈ B do5

if (maxinf − Pinf (b)) < 10% then C = C ∪ {b}6

/* Step 2: Minimize received messages */
minrecv = min(Mrecv(b)) ∀ b ∈ C7
forall b ∈ C do8

devinf (b) = maxinf − Pinf (b)9

devrecv(b) =
Mrecv(b)−minrecv

minrecv10

/* Step 3: Selection of the optimal broadcast scheme */
Optimalbcast = arg min

b∈C
(devinf (b) · K + devrecv(b)) ∀ b ∈ B

11

TABLE I

Parameter settings in the simulations.

Parameter Value

roadmaps Rome, Valencia, Sydney,
Amsterdam, Los Angeles,

San Francisco, Madrid
number of vehicles per km2 [25, 50, 100, 150, 200, 250]
number of collided vehicles 3
roadmap size 2000m × 2000m
warning message size 256B
beacon message size 512B
interval between messages 1 second
MAC/PHY 802.11p
radio propagation model RAV [5]
mobility model Krauss [3]
channel bandwidth 6Mbps
max. transmission range 400m
dmin (used in distance-based, 200m
eSBR, and eMDR schemes)

[5], which proved to increase the level of realism in
VANET simulations using real urban roadmaps in
the presence of obstacles. As for vehicular mobility,
it has been obtained with CityMob for Roadmaps
(C4R) [1], a mobility generator able to import maps
directly from OpenStreetMaps, and make them avail-
able for being used by the ns-2 simulator. All the re-
sults represent an average of over 50 repetitions with
different random scenarios, obtaining for all of them
a degree of confidence of 90%; each simulation run
lasted for 120 seconds. Table I shows the parameters
used for the simulations.

The roadmaps used in the simulations were se-
lected in order to have different profile scenarios
(i.e., with different topology characteristics). Table
II shows the main features of the cities simulated.
Note that we added a column labeled as SJ Ratio,
which represents the result of dividing the number of
streets between the number of junctions.

IV. Simulation Results

In this work we performed a total of 10,500 experi-
ments. Due to space restrictions, it is not possible to
present the results of all of the cities simulated, so in
some cases we only included the results obtained for
San Francisco and Valencia since, according to our

TABLE II

Map features.

Map Streets Junctions SJ Ratio

Rome 1655 1193 1.387
Valencia 2829 2233 1.267
Sydney 872 814 1.071

Amsterdam 1494 1449 1.031
Los Angeles 287 306 0.938

San Francisco 725 818 0.886
Madrid 628 715 0.878

TABLE III

Simulation Results in San Francisco after 120 seconds.

25 veh./km2 250 veh./km2

% inform. mess./veh. % inform. mess./veh.

eSBR 89.9% 345 99.9% 4661
eMDR 89.5% 301 99.9% 4275
NJL 83.9% 174 99.9% 2184

previous work [6], the simulation results obtained in
these roadmaps are closer to the average ones.

Tables III and IV compare the simulation results
after 120 seconds in two different maps (San Fran-
cisco and Valencia). The values of the percentage of
informed vehicles and the number of messages re-
ceived per vehicle are shown. As can be seen, the
NJL scheme allows informing about 3-6% less vehi-
cles under low densities (25 veh./km2) in both maps,
but the percentage of informed vehicles when the ve-
hicle density is high is the same. However, the num-
ber of messages received per vehicle is reduced by
half in all the scenarios tested using the NJL scheme.
This makes the NJL scheme specially suitable for sce-
narios with a high density of vehicles where broad-
cast storms are prone to occur.

A. Comparison in Terms of Percentage of Informed
Vehicles

Figure 1 presents the evolution of the dissemina-
tion process in terms of notified vehicles for the maps
of San Francisco and Valencia under three different
vehicle densities: 25, 100, and 250 vehicles/km2. It
is noticeable how the topology of the area and the
number of vehicles are determinant factors affecting
the performance of the broadcast scheme. The dis-
semination process develops faster in every situation
when the vehicle density increases. For sparse net-
works, the counter-based scheme provides the best
results in terms of informed vehicles, whereas for den-
sities above 150 vehicles/km2, the process presents a
very similar behavior for all the selected schemes.
The exception is the distance-based scheme in the
map of Valencia, which proved to be very inefficient
due to the high amount of obstacles interfering with
the radio signal.

In addition, we corroborated that simple and reg-
ular city profiles like San Francisco allow an easier
propagation of the radio signal, increasing the num-
ber of informed vehicles at a given time. The most
restrictive schemes, such as the NJL, require a very
high density of vehicles to achieve an efficiency sim-
ilar to other dissemination schemes.
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Fig. 1. Percentage of informed vehicles in San Francisco for: (a) 25, (b) 100, and (c) 250 vehicles/km2, as well as in Valencia

for: (d) 25, (e) 100, and (f) 250 vehicles/km2.

TABLE IV

Simulation Results in Valencia after 120 seconds.

25 veh./km2 250 veh./km2

% inform. mess./veh. % inform. mess./veh.

eSBR 40.6% 55 99.7% 3360
eMDR 38.8% 48 99.7% 2451
NJL 37.4% 41 99.7% 1521

B. Comparison in Terms of Messages Received per
Vehicle

The number of messages produced by a given dis-
semination scheme may become very important in
VANETs due to the high number messages sent and
received by the vehicles involved. This could increase
channel contention and the frequency of collisions.

Figure 2 shows the number of messages received
per vehicle in two of the maps under study. As
shown, the selected dissemination scheme presents a
determinant influence over the amount of messages
produced; some of them produce only a fraction of
the messages required by other schemes. In general,

the counter-based scheme produces the highest num-
ber of messages, whereas the distance-based is the
most restrictive one. The NJL scheme produces the
smallest amount of messages of all the schemes which
used the information topology of the map to select
the forwarding nodes. Again, the features of the map
are determinant for the performance of the system.
Simple maps allow a faster dissemination at the cost
of noticeably increasing the number of messages re-
ceived per vehicle, thereby increasing the probability
of broadcast storms. Thus, more restrictive schemes
are recommended for this kind of roadmaps.

C. Optimal Broadcast Scheme Selection

Table V contains an example of the performance
of our broadcast scheme selection algorithm pre-
sented in Section II-C. Specifically, it shows the
results obtained for Valencia when simulating 100
vehicles/km2. All the values are obtained as the av-
erage of 50 repetitions for each configuration. It is
noticeable how only three of the available schemes
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TABLE V

Simulation results for 100 vehicles/km2 in Valencia.

Broadcast Inf10 Inf30 Inf120 Pinf devinf C Mrecv devrecv devTot Optimal
(Step 1) (Step 2) (Step 3)

Counter 46.6% 79.5% 98.3% 66.81% 0% ✔ 1196 77.9% 75.55% ✖
Distance 7.10% 19.4% 44.7% 18.31% 72.59% ✖ - - - -
eSBR 43.7% 75.8% 97.7% 64.13% 4.01% ✔ 940 39.87% 43.89% ✖
eMDR 40.4% 69% 97.4% 60.38% 9.62% ✔ 672 0% 9.62% ✔
NJL 39.2% 60.8% 93.4% 56.52% 15.4% ✖ - - - -

TABLE VI

Broadcast Scheme Selected According to our Optimal Broadcast Selection Algorithm.

City SJ Ratio
Vehicle Density (veh./km2)

25 50 100 150 200 250

Rome 1.387 eSBR eSBR eSBR eSBR NJL NJL
Valencia 1.267 eMDR eMDR eMDR eMDR NJL NJL
Sydney 1.071 eMDR eMDR eMDR NJL NJL NJL

Amsterdam 1.031 eMDR eMDR NJL NJL NJL NJL
Los Angeles 0.938 eMDR eMDR NJL NJL NJL NJL

San Francisco 0.886 eMDR eMDR NJL NJL NJL NJL
Madrid 0.878 Counter eMDR NJL NJL NJL NJL

 0

 1000

 2000

 3000

 4000

 5000

                 25 veh/km^2               50 veh/km^2              100 veh/km^2               150 veh/km^2              200 veh/km^2              250 veh/km^2

N
um

be
r 

of
 m

es
sa

ge
s 

re
ce

iv
ed

 p
er

 v
eh

ic
le

Number of vehicles per km^2

counter
eSBR
eMDR

NJL
distance

(a)

 0

 1000

 2000

 3000

 4000

 5000

                 25 veh/km^2               50 veh/km^2              100 veh/km^2               150 veh/km^2              200 veh/km^2              250 veh/km^2

N
um

be
r 

of
 m

es
sa

ge
s 

re
ce

iv
ed

 p
er

 v
eh

ic
le

Number of vehicles per km^2

counter
eSBR
eMDR

NJL
distance

(b)

Fig. 2. Number of messages received per vehicle when varying
the broadcast scheme and the vehicular density in: (a) San
Francisco and (b) Valencia.

are considered after the first step of the algorithm:
i.e., the counter-based, the eSBR, and the eMDR
broadcast schemes. Since the eMDR produces the
lowest number of messages while maintaining a high
percentage of informed vehicles in a small time pe-
riod, our algorithm considers it as the optimal broad-
cast scheme for this specific situation.

Table VI shows the selected broadcast scheme for
each of the simulated scenarios according to our pro-
posed Optimal Broadcast Selection Algorithm. No-
tice that the proposed NJL scheme is selected as the

optimal one in most cases, especially under high ve-
hicle densities or simple maps with a small SJ ratio,
where the radio signal can reach long distances and
broadcast storms are prone to occur. On the con-
trary, eMDR and eSBR schemes offer better results
in scenarios where broadcast storms are not a prob-
lem, and the main objective is informing as many
vehicles as soon as possible.

It is remarkable that almost all the schemes se-
lected by our proposed algorithm rely on topology
information to select the most appropriate forward-
ing vehicle, highlighting the importance of this fac-
tor in the warning dissemination process. In fact,
broadcast schemes that only make use of the distance
between the sender and the receiver, or which only
focus on avoiding repeated messages, present a worse
trade-off between performance and the amount of
messages required. We also observed an anomaly in
the results obtained in Table VI corresponding to the
map of Madrid. The selected scheme when simulat-
ing 25 vehicles/km2 is the counter-based one, while
the overall trend indicates that the chosen one should
be the eMDR scheme. This is due to the thresholds
selected for Step 1 of the algorithm, where only those
schemes with less than 10% variation with respect
to the maximum value are considered. The eSBR
and eMDR schemes achieve a value of 10.2% and
10.51% variation, respectively, which causes them to
be ignored after the first step of the selection algo-
rithm. This indicates that the use of fixed thresh-
olds may lead to inaccurate decisions in some spe-
cific cases. We consider that a possible improve-
ment of the broadcast selection algorithm could be
using fuzzy logic to decide upon protocol adequacy,
thereby avoiding those cases where values close to
the threshold are completely ignored.

V. Related Work

In the networking literature we can find several
works that present adaptive mechanisms specially
designed to enhance message dissemination in ve-
hicular communications. In this section we present
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some of the most representative works.

Xue-wen et al. [10] proposed the Transmission
Range Adaptive Broadcast (TRAB) algorithm for
VANETs. Considering the transmission ranges of
vehicles together with the inter-vehicle distances,
TRAB calculates the waiting time to select the relay
vehicles in accordance with the additional coverage
area of adjacent vehicles to ensure that fewer relay
vehicles will be used to forward the emergency pack-
ets. However, this scheme is designed to obtain ef-
ficient propagation of warning messages in highway
scenarios alone, making it unsuitable for scenarios
with complex topologies where we would want to
disseminate warning messages in all directions sur-
rounding the critical area.

Slavik et al. [8] proposed the Rate-Adaptive
Broadcast (RAB) protocol for information dissemi-
nation in VANETs. RAB adapts to the network con-
ditions, although it does not require any knowledge
of network topology. By assuming a VANET dis-
semination application with fixed periodic updates,
RAB is able to use a decision threshold control al-
gorithm based on the rate of both messages. If the
new message rate dips below its long-run average,
the decision threshold is adjusted to improve mes-
sage propagation. Otherwise, RAB adjusts the de-
cision threshold to keep the duplicate message rate
within an efficient range. Unlike the TRAB scheme,
the use of RAB is not restricted to highways; never-
theless, the roadmap layout is not used to select the
vehicles to forward the messages.

Schwartz et al. [7] proposed a data dissemina-
tion protocol for VANETs that distributes data util-
ity fairly over vehicles while adaptively controlling
the network load. The protocol relies only on local
knowledge to achieve fairness with concepts of Nash
Bargaining from game theory. Simulation results
show that their algorithm presents a higher fairness
index, and it maintains a high level of bandwidth
utilization efficiency compared to other approaches.
However, the vehicular density of the scenarios where
their proposal was tested was very low (i.e., only
20 vehicles/km2). Additionally, it is not clearly ex-
plained if their simulations accounted for the effect of
obstacles in wireless signal propagation, and the ben-
efits of their proposal in terms of vehicles informed.

As shown, existing adaptive dissemination tech-
niques for VANETs usually consider features related
to vehicles in the scenario, such as their density,
speed, and location, to adapt the performance of the
dissemination process. However, most of the works
in the literature are designed for highway scenarios
where messages are only propagated in one direction,
or focused on end-to-end routing. Additionally, most
of them do not account for the effect of buildings and
other obstacles during the dissemination of messages,
which may lead to wrong conclusions.

VI. Conclusions

In this paper we proposed an adaptive algorithm
that allows selecting the optimal broadcast scheme in

a VANET scenario depending on two different met-
rics: (i) the percentage of informed vehicles, a partic-
ularly determinant factor in warning message dissem-
ination, and (ii) the number of messages received by
each vehicle, an important factor which indicates the
channel contention and the possibility of broadcast
storms during the dissemination of alert messages.
In addition, we presented a new broadcast scheme
called Nearest Junction Located (NJL), which was
specially designed for scenarios presenting high ve-
hicular densities or simple topologies, where broad-
cast storms are prone to occur. The NJL scheme
reduces the number of messages received per vehi-
cle without noticeably affecting the percentage of in-
formed vehicles.
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An Evaluation of HEVC using Common
Conditions

P. Piñol1, A. Torres2, O. López1, M. Mart́ınez1, and M.P. Malumbres1

Abstract— A new video coding standard, HEVC
(High Efficiency Video Coding), has been recently
developed. In this paper we will analyze its perfor-
mance and how it behaves under packet loss condi-
tions, which is a typical scenario for multimedia trans-
mission over wireless networks. We have modified the
reference software in order to make it resistant to data
loss and we have measured the impact of these losses
at different coding settings. For the sake of compara-
bility we have used the Common Conditions which are
oftenly used in the developement process to measure
the improvements that new contributions produce in
the standard.

Keywords—HEVC, packet loss, common conditions,
error resilience.

I. Introduction

EARLY this year (25th January 2013), the Joint
Collaborative Team on Video Coding (JCT-VC)

at their meeting in Geneva agreed on a new video
coding standard, informally known as High Effi-
ciency Video Coding (HEVC)[1][2][3]. JCT-VC is
formed by members of ISO/IEC Motion Picture Ex-
perts Group (MPEG) and ITU-T Video Coding Ex-
perts Group (VCEG). This new standard will need
half the bit rate than the previous video coding stan-
dard H.264/AVC to achieve the same video quality.
This increase in compression capability will make
High Definition (HD) video feasible for low band-
width connections. HEVC is also capable to work
with video formats that go beyond HD resolution,
reaching Ultra High Definition (UHD) video, like 4K
UHD (2160p) and 8K UHD (4320p). This new for-
mats and target frame rates, that can reach up to 120
frames per second, bring the need of higher compres-
sion efficiency.

In this paper we will evaluate the performance of
HEVC for different compression settings. We have
modified the reference software [4] to make it resis-
tant to data loss in order to evaluate losses in the bit
stream. The original reference software crashes when
decoding a bitstream with missing parts. But with
our modified decoder version we have been able to
test how HEVC bevahes under packet loss conditions
and how different settings affect to the reconstructed
video quality.

For the sake of comparability we have used the
Common Conditions [5] that are frequently used to
evaluate the proposed improvements introduced by
contributions to the standard. By using this common
conditions it is easier to compare the results of video

1Departamento de F́ısica y Arquitectura de Computadores,
Universidad Miguel Hernández de Elche, e-mail: {pablop,
otoniel, mmrach, mels}@umh.es

2Department of Computer Engineering, Universidad
Politécnica de Valencia, e-mail: atcortes@batousay.com

quality and video compression efficiency.

II. HEVC and Common Conditions

In [6] the authors provide a good overview of
the new HEVC standard. HEVC is similar in sev-
eral aspects to H.264/AVC but it also introduces
some improvements that lead it to its great per-
formance. It follows the same hybrid compression
scheme than H.264/AVC, based on motion or in-
tra estimation/compensation, domain transform fol-
lowed by coefficient scaling and quantization and, at
last, entropy coding.

Some of the novelties in this new video coding
standard are the following. In H.264/AVC, the
unit used for coding samples is the MacroBlock
(MB). A MB consists of 16x16 luma samples and
its corresponding chroma samples. In HEVC Coding
Tree Units (CTU) may contain Coding Tree Blocks
(CTB) of 16x16, 32x32 or 64x64 luma samples and
their corresponding chroma samples. Bigger sizes
usually lead to improvements in compression, espe-
cially in large video formats. Intra prediction (pre-
diction of pixels based on previously coded pixels of
the same picture) now supports up to 35 modes in-
stead of the 10 modes of H.264/AVC. This can lead
to a better estimation and compensation and can
produce smaller residuals which will need less bits to
be encoded. A new process is now included in the
video coding loop, named Sample Adaptive Offset
(SAO). SAO is performed after deblocking. Its aim
is to reduce distortion by classifying reconstructed
pixels into different categories according to their in-
tensity and edge parameters and then applying a dif-
ferent offset for each category. Also a new structure
has been introduced in HEVC: the Video Parameter
Set (VPS). VPS permits to send information which
is common to the entire video sequence. It works
in a similar way to Sequence Parameter Sets (SPS)
and Picture Parameter Sets (PPS) which are avail-
able in both standards. VPS improves compression
and can also be used for error resilience (ER) pur-
poses. Another new feature is the coding using Tiles.
Tiles are square regions of a picture that can be de-
coded indenpendently. This new structure has been
introduced in the standard with the goal of facili-
tating parallel processing. Several other refinements
are present in the new standard, like improving the
entropy encoder CABAC (Context-Adaptive Binary
Arithmetic Coder) and also new features like Wave-
front Parallel Processing (WPP). For a deeper look
into these and other novelties the reader can check
out [6].

In [5] the JCT-VC defines the common test con-
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ditions and software reference configurations to be
used for HEVC experiments. In that paper it can be
found a series of settings in order to evaluate HEVC
video codec and to compare the different contribu-
tions made to it.

The common test conditions specify a number of
video sequences for testing HEVC, grouped in sev-
eral categories. Five of those categories consist of
natural video sequences with different picture reso-
lutions, ranging from 416x260 pixels to 2560x1600
pixels. Another category includes video sequences
that have synthetic video in part or in their whole.
Frame rates of sequences range from 20 frames per
second to 60 frames per second and the bit depth is
8 bits (except for two sequences whose bit depth is
10 bits).

There are four compression modes specified. Each
of them is best suited for a class of applications. All
Intra (AI) mode codes every frame as an I (intra)
frame, this is, no motion estimation/compensation
is used. This mode can code a video sequence faster
than the other three modes but the compression effi-
ciency that motion compensation can achieve is not
exploited here at all. In the other hand, errors in
the bitstream are not propagated through the fol-
lowing frames so it provides an inherent mechanism
of ER. Applications which are concerned about cod-
ing time but not about bandwidth can benefit from
this coding mode. Also applications which need to
treat each frame independently (like non-linear video
editing) are target applications for this mode.

There are two coding modes that hugely increase
the compression efficiency and at the same time are
concerned about decoding time. They are called
Low-Delay P (LP) and Low-Delay B (LB). This two
modes use temporal prediction but reference pictures
can only be chosen from previous pictures (in display
order). In these two modes a coded sequence begins
with an I frame and then P frames (for LP mode) or
B frames (for LB mode) are inserted until the end of
the sequence. P (Prediction) frames can use up to
one reference frame and B (Biprediction) frames can
use up to two reference frames . Every frame is coded
and transmitted in display order so the decoder can
display a frame just after receiving and decoding it.
This two modes cannot deal with errors in the bit-
stream because an error in a frame will propagate
through succesive frames.

There is a fourth coding mode specified in the com-
mon conditions: Random Access (RA) mode. In
RA mode an I frame (more specifically, it is a CDR
(Clean Decoding Refresh) frame) is inserted every
(approximately) one second of video, and the rest are
coded as B frames. But here, B frames have reference
frames that can appear earlier or later (in display or-
der). So coding (and also decoding) order is not the
same as displaying order. This means that coding
and decoding includes some delay. Coding delay is
caused because the encoder has to wait for future
frames (in display order) needed as a reference to
encode the present frame. Decoding delay is caused

because the decoder does not receive coded frames
in display order and has to wait until it has received
and decoded all the reference frames needed to de-
code the next frame. The applications that can use
RA mode need to be tolerant to a small delay. On the
other hand, inserting an I frame periodically allows
actions like fast forwarding/reversing or navigating
to a certain moment of the sequence. So this mode
is appropriate for applications like video streaming
of pre-recorded sequences where navigation is very
useful and a little delay can be perfectly asumed.

For each of these four modes, two different bit
depths are used for internal calculations: 8 bits
(Main) and 10 bits (High). So we have a total of 8 dif-
ferent coding settings combining internal bit depths
with coding modes. Configuration files are provided
within reference software package [4] [7] [8].

In order to plot Rate-Distortion (RD) curves, four
QP (Quantization Parameter) values are specified:
22, 27, 32, and 37. Lower QP values produce bit
streams with higher bit rates. At each of this points
bit rate and PSNR (Peak Signal-to-Noise) are calcu-
lated.

III. Experiments

As it was said before, the original reference soft-
ware is not resistant to data loss. This means that
when the decoder receives an incomplete bit stream
it crashes. So, before launching any experiment re-
garding data losses, we first had to modify the HEVC
reference decoder to avoid crashing when some data
are missing.

For our experiments we have chosen the sequence
named Race Horses with a format of 832x480 pixels
and a frame rate of 30 frames per second. As divid-
ing a frame in several slices will be used in our future
work to introduce ER techniques, we have first mea-
sured the overhead produced by varying the number
of slices per frame (in the absence of losses). We have
performed the rest of our experiments by combining
the four different modes (AI, LP, LB, RA) with dif-
ferent number of slices per frame (1, 2, 4, 8, 13, 26)
and at the four indicated values for QP (22, 27, 32,
37). Every one of these combinations has been tested
at six different packet loss rates (1%, 3%, 5%, 7%,
10%, 20%). For the sake of more realistic random-
ness, for each one of these loss rates, five different
seeds have been used and the values obtained for
each PSNR value are the mean values of those five
results.

We have first measured the PSNR values obtained
for every experiment and then we have implemented
a simple error concealment (EC) technique in the
decoder to see how it improves video quality in the
presence of packet losses and then re-launched all
the tests. This simple technique consists basically in
filling the missing regions of the current frame with
the corresponding regions of the last decoded frame.

After these experiments we also tested two new
more modes that we call LP I32 and LB I32. These
two modes are copies of LP and LB modes but in-
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serting a CDR frame every 32 frames (in the same
way as RA does) but keeping reference frames using
past ones (in display order) as LP and LB do.

Taking into consideration Bjontegaard work [9][10]
we have plotted our RD curves by using Y-PSNR and
log(bitrate). And also have computed Bjontegaard-
Delta (BD) measurements (like BD-PSNR) by using
cubic interpolation.

IV. Results

A. Overhead at different slices per frame

In Table I we can see the overhead introduced for
every coding mode (at high and low bit rates) when
dividing each frame into 2, 4, 8, 13 and 26 slices per
frame with respect to using 1 slice per frame. Results
are expressed in % of bit rate increase using BD-rate
measurement. As it can be seen, overhead for AI
mode keeps within certain limits but overhead for
RA, LP and LB modes grows rapidly especially for
low bit rate settings, because at low bit rates, slice
headers represent proportionally a great amount of
data. If we plan to divide frames into slices to use
ER techniques which add redundancy to the coded
video in order to recover information when data loss
occurs, then this overhead may not be negligible.

TABLE I

BD-rate increase in % at different slices per frame

with High and Low bitrates for each coding mode.

BD-rate 2sl 4sl 8sl 13sl 26sl

AI (High) 0,32 0,85 1,98 2,33 2,87

AI (Low) 0,74 2,05 4,68 5,54 6,97

RA (High) 0,53 1,72 3,80 4,55 6,03

RA (Low) 1,55 4,53 9,96 12,96 19,09

LP (High) 0,27 0,92 2,08 2,60 3,59

LP (Low) 1,04 3,26 7,31 9,83 15,20

LB (High) 0,22 1,00 2,47 3,00 4,12

LB (Low) 1,29 3,47 7,55 10,17 15,45

B. Evaluating HEVC modes without losses

Figure 1 shows the coding efficiency of each of the
4 coding modes specified in common conditions. As
it can be seen, AI mode produces much higher bit
rates at a same level of quality than RA, LP and LB
modes. The most efficient of these three methods is
RA. LP has an increase in bit rate of 8.65% over RA,
and LB has an increase in bit rate of only 1.95% over
RA. RA saves a 62.71% of bit rate with respect to
AI. As it was said before, each mode has different
target applications which not only depend on coding
efficiency.

C. Evaluating HEVC with losses

Figure 2 shows the behavior of LP mode (equiv-
alently LB mode) under data loss conditions. As
this mode has only one I frame (the first one), errors

Fig. 1. Compression efficiency of the 4 coding modes.

propagate continuously through the entire sequence
leading to a completely useless video sequence. It
does not matter which the loss rate is, even for only
1% of losses, the quality of the reconstructed video
is awful.

Fig. 2. LP mode at 1 slice per frame and without using EC.

On the opposite situation we find AI mode that
inherently has an ER mechanism because no frame
uses reference frames, so errors do not propagate at
all. In Figure 3 this behavior can be seen for AI mode
with 1 slice per frame at different data loss rates. RD
curves from 0% to 5% are very close to each other
what means that PSNR does not decrease too much.

By observing Figures 3, 4 and 5 a conclusion can
be drawn, increasing the number of slices per frame
reduces the PSNR value of the reconstructed se-
quence. Will this conclusion remain valid for se-
quences reconstructed using our basic EC method?
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Fig. 3. AI mode at 1 slice per frame and without using EC.

Fig. 4. AI mode at 2 slices per frame and without using EC.

D. Adding a basic error concealment method

In Figure 6 we can see the improvement in PSNR
that the EC method provides for RA mode at 13
slices per frame at three percentages of data loss. In
Figure 7 we can see the corresponding improvements
for AI mode. Comparing both figures it can be seen
that the simple method implemented is much more
effective in AI mode than in RA mode. In RA mode
we obtain improvements of 0.44 dB, 0.78 dB and 0.71
dB for 1%, 3% and 7% data loss rates, respectively,
while in AI mode we obtain improvements of 0.52
dB, 1.33 dB and 2.42 dB for 1%, 3% and 7% data
loss rates, respectively.

In Figure 8 we can find the answer to the pre-
viously asked question. This plot represents the RD
curves for AI mode, using the basic EC method at 3%
data loss rate and varying the number of slices per
frame. As in the non concealed version, an increase
in the number of slices also produces a worse value

Fig. 5. AI mode at 13 slices per frame and without using EC.

Fig. 6. Comparison of EC and non-EC decoding for RA mode
at 13 slices per frame.

of PSNR. The BD-PSNR differences with respect to
encoding with 1 slice per frame are the following: -
0.30 dB, -0.90 dB, -1,52 dB, -2,10 dB and -2,67 dB
for 2, 4, 8, 13 and 26 slices per frame, respectively.

E. LP I32 and LB I32 coding modes

As we have seen in section IV-C, LB and LP modes
do not recover from data losses because they only
have one I frame at the beginning. From the sec-
ond frame till the end of the sequence only P or B
frames (which are based in previous frames) will ap-
pear. There is not any refreshing frame that can
stop error drifting when data loss occurs. This is not
true for RA mode, which inserts an I frame (CDR
frame) every second of the sequence (for this se-
quence, every 32 frames). So we have created two
new modes (LP I32 and LB I32) which are very sim-
ilar to LP and LB modes but inserting an I frame
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Fig. 7. Comparison of EC and non-EC decoding for AI mode
at 13 slices per frame.

Fig. 8. AI mode at 3% loss using EC decoding for different
slices per frame.

(CDR frame) every 32 frames, in a similiar way as
RA does. We thought that we would get similar RD
curves for LB I32 mode than for RA mode but in
Figure 9 it can be seen that there is a difference in
PSNR values for these two modes. By inserting an I
frame periodically, PSNR improves over the original
LP and LB modes, but we have realised that there
is another characteristic of RA mode that also helps
to reduce drifting: prediction from future frames (in
display order). In RA mode some prediction is done
by using future frames, so it can benefit from future
I frames to refresh a damaged region. But LB I32
mode always uses past frames (in display order) so
it cannot benefit from future refreshing frames and
when an error occurs it will be probably infect the
following frames. The difference in BD-PSNR for RA
and LB I32 modes is of 3.76 dB, 3.80 dB and 3.49
dB for 1%, 3% and 5% data loss rates.

Fig. 9. RA mode versus LB 32I mode using EC decoding for
different data loss rates.

V. Conclusions

In this paper we have presented an evaluation of
HEVC new video coding standard. In order to make
results comparable with other experiments we have
used the common test conditions, which were de-
signed to measure improvements of the contributions
to the standard. As the original reference software is
not resistant to data losses we have modified the ref-
erence decoder in order it does not crash when some
data are missing. By using this modified version we
have been able to conduct several tests and see how
HEVC and the different coding modes behave under
packet losses conditions. We have also implemented
a basic error concealment technique in the decoder
and shown the benefits of using it. At last, we have
modified two of the original coding modes to study
what characteristics would help to make a bit stream
error resilient.
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Resumen� El estándar internacional JPEG2000
pretende ser un sucesor del estándar JPEG en la
mayoría de sus áreas de aplicación, y especialmente
en el campo de la transmisión interactiva de imágenes.
Para esta tarea, JPEG2000 se basa en el uso del pro-
tocolo JPIP que permite realizar un acceso espacial
de forma aleatoria en tiempo real (panning, tilting
y zooming) sobre la imagen que se está visualizando
de forma progresiva (streaming). En este contexto,
este trabajo1 presenta una solución compatible con
el estándar JPIP para el streaming interactivo de
archivos JPX que son transmitidos sobre enlaces de
comunicación con un ancho de banda variable. La
variación impredecible del ancho de banda durante
la transmisión obliga a los clientes JPIP a tener un
bu�er con una mínima cantidad de datos y a imple-
mentar un mecanismo de feedback que permita al
servidor JPIP decidir, en tiempo real, la cantidad
de code-stream que se va a transmitir de cada ima-
gen. Nuestra propuesta garantiza que se puede man-
tener el frame-rate de la visualización incluso en situa-
ciones donde se produzcan grandes variaciones de an-
cho de banda y se dispongan de reducidos tamaños de
bu�er. Como una última ventaja, queremos remarcar
que nuestra solución también puede ser utilizada para
realizar streaming de secuencias Motion JPEG2000.

Palabras clave� Streaming media, high-resolution
imaging.

I. Introducción

EN muchos campos de la ciencia y la tecnología
(tales como la telemedicina, telemicroscopía y

astronomía) existe una necesidad de crear grandes
repositorios de imágenes. Debido a razones como
economizar el coste de este proceso, la maximización
de la calidad de los resultados o la imposibilidad de
repetir la adquisición de las imágenes, estas imágenes
necesitan ser almacenadas con la mayor calidad posi-
ble. Por otro lado, como consecuencia de la alta
resolución de las imágenes y el gran número de ellas,
la demanda de memoria suele ser muy alta. Con
el objetivo de minimizar esto, las imágenes pueden
ser comprimidas, pero debido a que la información
de las imágenes es importante, se utilizan codecs sin
pérdida, o muy próximos a serlo.
Otro aspecto importante a considerar es que en

muchos casos, los repositorios de las imágenes se en-
cuentran físicamente alejados de la mayoría de los
usuarios que necesitan trabajar con dichas imágenes.
Por ejemplo, en el proyecto JHelioviewer [1], un
servidor central almacena un repositorio de imágenes

1Este trabajo ha sido �nanciado por becas del Ministerio de
Ciencia e Innovación de España (TIN2008-01117 y TEC2010-
11776-E), Junta de Andalucía (P08-TIC-3518 y P10-TIC-
6548) y el Fondo Europeo de Desarrollo Regional (FEDER).

t0 t1 t2 t3 t4

Fig. 1. Ejemplo de diferentes instantes de tiempo de
una sesión de exploración de imágenes remotas con
JHelioviewer. Al principio, el usuario indica la secuen-
cia de imágenes y el frame-rate. La primera imagen se
visualiza en el instante de tiempo t0. En el instante de
tiempo t1 la imagen mostrada es ligeramente diferente de
la primera, debido principalmente a la rotación del Sol.
En el instante de tiempo t2 el usuario especi�ca una WOI
(Window Of Interest). t3 y t4 son los instantes de tiempo
restantes, donde solamente se ha transmitido y visualizado
la WOI especi�cada previamente.

de alta resolución del Sol que está en constante
crecimiento, y los usuarios de forma interactiva
pueden obtener y visualizar colecciones de estas
imágenes usando Internet como medio de trans-
misión. Debido al tamaño (4096 × 4096 píxeles)
de estas imágenes, la mayoría de los usuarios no
son capaces de visualizar las imágenes completas en
sus navegadores y necesitan de funcionalidades como
panning, tilting y zooming. Además, estas acciones
necesitan ser realizadas en tiempo real mientras
las imágenes están siendo descargadas (streaming).
Podemos ver un ejemplo de este tipo de interacción
en la Figura 1.

La aplicación JHelioviewer ha sido diseñada para
visualizar secuencias de imágenes de una forma con-
tinuada, como si se tratase de un vídeo. En el modo
imagen, el re�namiento progresivo característico de
JPEG2000 se utiliza para mostrar la WOI2 de�nida
por el usuario. Sin embargo, en el modo vídeo, con
una cadencia que depende del frame-rate de la repro-
ducción, se muestra la reconstrucción de una WOI
de cada imagen, con una calidad que depende de la
cantidad de datos recibidos para la WOI hasta el
instante de la reproducción. Cuando la WOI de la
última imagen de la secuencia ha sido visualizada,
la reproducción vuelve a empezar desde el inicio de
la secuencia. En esta segunda pasada, la calidad de
la WOI de cada imagen suele ser mejor que en la

2Una WOI es una región rectangular de píxeles de�nida por
(s, (x, y), (w, h)), donde s es el nivel de resolución espacial,
(x, y) es la esquina superior izquierda y (w, h) es el ancho y
alto de la WOI, en píxeles. s de�ne la resolución de la imagen
mostrada y estas coordenadas hacen referencia a esta imagen,
que tiene una resolución de X/2s × Y/2s, donde X × Y es la
resolución original.
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primera pasada porque se han recibido más datos.
Este proceso de re�namiento �naliza cuando se ha
transmitido todo el code-stream de la WOI o cuando
el usuario selecciona una nueva WOI.

En el marco de trabajo descrito anteriormente,
este trabajo presenta y evalúa una solución com-
patible con el estándar JPEG2000 para la tarea de
obtener de forma interactiva secuencias de imágenes
de alta resolución sobre enlaces de transmisión con
ancho de banda variable. La sección II hace una
introducción al estándar JPEG2000 y muestra al-
gunos de los inconvenientes que presentan las técni-
cas más comunes utilizadas para resolver esta tarea.
En la sección III, se realiza una comparativa entre
nuestra propuesta y otras soluciones similares que
se han realizado sobre este campo. La sección IV
presenta nuestra propuesta, que es evaluada en la
sección V. Este trabajo �naliza con algunas conclu-
siones y líneas de trabajo futuro, en la sección VI.

II. JPEG2000

El estándar JPEG2000 [2] es un codec de imágenes
de dos etapas (transformada + codi�cación de la en-
tropía). Primero, MCT (Multi-Component Trans-
form) elimina la redundancia intercomponente y la
transformada 2D DWT (Discrete Wavelet Trans-
form) elimina la redundancia intracomponente. El
resultado de esta transformada es un vector de ma-
trices de conjuntos de coe�cientes wavelet espa-
cialmente no correlacionados que están organizados
en un conjunto de subbandas que permiten una
representación multiresolución de la imagen. En
el siguiente paso, se aplica un codec de planos de
bits basado en bloques llamado EBCOT (Embed-
ded Block Coding with Optimal Truncation). El
code-stream que se obtiene como resultado puede
ser accedido de forma aleatoria con el objetivo de
recuperar un determinado número de componentes
(escalabilidad en componentes), WOI/resoluciones
(escalabilidad espacial) y calidades (escalabilidad en
calidad). Finalmente, si se necesita realizar un con-
trol del bit-rate, se puede utilizar una técnica como
el algoritmo PCRD-opt (Post-Compression Rate-
Distortion optimization) que selecciona aquellos pa-
quetes que minimizan la distorisión de la codi�cación
para un bit-rate especí�co. En la recuperación de
imágenes remotas donde el enlace de transmisión
suele ser el cuello de botella del sistema, los paque-
tes se envían siguiendo una progresión LRCP (Layer
Resolution Precinct Component) porque es la pro-
gresión que ofrece menor distorsión durante la re-
cepción del code-stream.

También se ha estandarizado [3] un protocolo
de transmisión para la recuperación interactiva
de imágenes remotas, llamado JPIP (JPEG2000
Interactive Protocol). Es importante resaltar que
JPIP es un protocolo stateless y que los clientes
no solicitan paquetes o data-bins3, solicitan coorde-

3Una estructura de datos que contiene aquellos paquetes
relacionados con la WOI solicitada y que son independientes,
de modo que el servidor puede terminar la transmisión de la

nadas de una WOI. Utilizando el protocolo JPIP, un
cliente puede solicitar una imagen y controlar el �ujo
de datos (desde el servidor hacia el cliente) por medio
de diferentes técnicas. Una de las más utilizadas
(por ejemplo, en la implementación del estándar que
ofrece Kakadu Software [4]) es una técnica stop-and-
wait basada en la recuperación incremental del code-
stream donde el cliente restringe el tamaño de las
respuestas que quiere recibir del servidor utilizando
el parámetro len. La Figura 2 muestra un ejemplo
de uso de esta técnica, donde el cliente especi�ca que
cada respuesta debe ser menor o igual que 2000 bytes.
Cuando el cliente recibe una respuesta desde el servi-
dor, éste vuelve a repetir el mismo proceso hasta que
se hayan recibido todos los datos de la WOI selec-
cionada, ajustando los valores del parámetro len si
fuese necesario.

...

JPIP Server

GET

Client

GET

precinct
data-bins

precinct
data-bins

image.jp2?...&len=2000...

image.jp2?...&len=2000...

Fig. 2. Ejemplo de cómo recuperar una imagen utilizando la
técnica de recuperación stop-and-wait.

Una extensión sencilla del procedimiento anterior
se puede utilizar para recuperar una secuencia de
imágenes si el cliente especi�ca en su petición un
rango de imágenes. Siendo ki el número de imágenes
que se solicitan en cada i-th petición. La Figura 3
muestra un ejemplo de cómo recuperar una secuen-
cia de 160 imágenes utilizando esta técnica. En este
ejemplo, el cliente utiliza ki = 15 imágenes en todas
sus peticiones. Hay que tener en cuenta que depen-
diendo del tamaño del code-stream de las imágenes
y del valor del parámetro len, pueden ser necesarias
varias pasadas para poder transmitir completamente
todas las imágenes que haya solicitado el cliente.

Claramente, ki y leni tienen un alto impacto en
la QoE (Quality of the Experience) del usuario quien
básicamente lo que desea es poder visualizar la se-
cuencia de imágenes con la mayor calidad posible
a una velocidad de frame-rate determinada r. Tal
y como se puede ver en la Figura 3, donde ti es el
tiempo de recepción del grupo de imágenes y RTTi+1

el Round Trip Time en la iteración i+ 1, si

ki
r

< ti + RTTi+1, (1)

el usuario sufrirá una pausa en la reproducción de la
secuencia en el instante de tiempo

∑i−1
x=0 tx + ki/r.

secuencia de paquetes en cualquier punto.
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Client Server

t(len0)

RTT0

RTT1

t(len1)
...

...

precinct
data-bins

precinct
data-bins

precinct
data-bins

GET context=jpxl<0-14>&len0=46557...

GET context=jpxl<150-159>&len10=77597...

GET context=jpxl<15-29>&len1=58196...

Fig. 3. Ejemplo de cómo recuperar una secuencia de imágenes
utilizando la técnica de recuperación stop-and-wait.

III. Trabajos relacionados

La mayor parte de los primeros sistemas de explo-
ración de imágenes remotas están basados en repre-
sentaciones de pirámides de Gauss y Laplace y/o en
el tiling en el dominio de la imagen para proporcionar
operaciones de zooming, panning y tilting sobre las
imágenes. Un ejemplo de esto puede ser la propuesta
de Grunheit et al. [5] para realizar streaming in-
teractivo de vistas panorámicas de alta resolución,
donde las imágenes panorámicas son divididas en pe-
queños patches de 512× 512 píxeles y son comprimi-
dos de forma independiente con JPEG. Sin embargo,
esta solución sólo tiene la capacidad de transmitir
imágenes independientes (modo imagen), y no per-
mite la transmisión de secuencias de imágenes (modo
vídeo).

En [6], Naman and Taubman desarrollan un
sistema interactivo escalable de vídeo basado en
JPEG2000 (JSIV). Las secuencias de vídeo se al-
macenan como frames independientes comprimidos
con JPEG2000 para proporcionar escalabilidad en
calidad, espacial y en resolución, y se hace uso de
predicciones y refresco condicional de code-blocks
JPEG2000 para explotar la redundancia temporal.
El servidor selecciona de forma óptima el mejor
número de capas de calidad de cada code-block trans-
mitido y el cliente intenta reconstruir los frames con
la mayor calidad posible. Además, se presentó una
extensión de este sistema en [7] basada en el uso
de la compensación de movimiento para mejorar las
predicciones en el lado del cliente.

Vetro et al. describen en [8] un sistema de
streaming de vídeo escalable JPEG2000 sobre re-
des con un ancho de banda limitado, claramente
orientado a sistemas de videovigilancia. Este sis-
tema ofrece varios métodos de streaming y un al-
goritmo adaptativo de control del rate para realizar
el transcoding JPEG2000 que adapta la calidad de
la resolución de la escena en función del ancho de
banda disponible.

Recientemente, en [9], Jiménez-Rodríguez et al.
proponen un método de control del rate para la
transmisión de secuencias de vídeo pre-codi�cadas

con JPEG2000 sobre canales en los que puede variar
su capacidad durante la transmisión del vídeo debido
a congestiones de la red, fallos hardware o satura-
ciones en los routers.

Ninguna de las propuestas descritas anteriormente
puede ser aplicada directamente sobre el contexto
de JHelioviewer debido a que ninguna proporciona
la �exibilidad que se requiere, porque estas técni-
cas están basadas en un escenario donde la secuen-
cia de imágenes debe ser conocida previamente y no
en un escenario donde el conjunto de imágenes es
seleccionado de forma interactiva desde un reposi-
torio. Otro aspecto importante a considerar en la
transmisión de secuencias de imágenes (modo vídeo)
es que el envío de datos sobre una red puede intro-
ducir retardos variables (jitter) que di�culten la sin-
cronización entre el cliente y el servidor. Y. Hui et
al. [10] consideran el uso de grandes bu�ers y un
mecanismo de feedback para mantener el cliente y el
servidor sincronizados. En su propuesta, el stream
multimedia es modelado como un �ujo de datos con-
trolado por bu�ers con tres estados (high, medium,
low) que determinan el rate de la transmisión que se
ha solicitado y si es el rate apropiado.

En [11] se especi�ca un protocolo de sincronización
para garantizar una adecuada visualización de un
stream multimedia en el cliente. En esta propuesta,
el ciente está basado en un esquema de control que
utiliza un umbral superior (BOH) y un umbral infe-
rior (BOL) para controlar el nivel de ocupación del
bu�er.

Ninguno de los esquemas de sincronización que se
han mencionado anteriormente son compatibles con
el estándar JPIP y por lo tanto no pueden ser aplica-
dos fácilmente al escenario que estamos considerando
en nuestra propuesta. Nuestra propuesta está basada
en un esquema de sincronización sencillo pero e�-
ciente totalmente compatible con el estándar JPIP
donde el cliente es el único que controla el estado
del bu�er y envía mensajes de feedback al servidor
utilizando parámetros del estándar JPIP.

IV. Propuesta

Hemos modi�cado la técnica stop-and-wait por
otra técnica más e�ciente basada en un pipeline. Por
lo tanto, en el lado del cliente, cuando el usuario
especi�ca una WOI, el cliente envía solamente una
petición. Por ejemplo, para reproducir un vídeo
de 160 frames a 20 fps con un ancho de banda de
10 Mbits/segundo, el cliente solamente tendría que
enviar al servidor la petición que se muestra en la
Figura 4.

En el lado del servidor hemos considerado que las
peticiones de una WOI son acumulativas, de modo
que el cliente no tiene que volver a reenviar algunos
de los parámetros que ya han sido enviados en cada
una de las peticiones, debido a que estos parámetros
se mantienen a lo largo de toda la sesión.

Considerando los comentarios anteriores, hemos
propuesto una técnica que permite controlar el �ujo
de datos basándonos en la estimación del ancho de
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Client JPIP Server

GET

GET

GET

precinc
t data-bi

ns

context=jpxl<0-159>&pref=mbw:10M&srate=20...

...&pref=mbw=11M...

...&pref=srate=18...

Fig. 4. Ejemplo de cómo recuperar una secuencia de imágenes
utilizando una técnica basada en un pipeline.

banda disponible entre el servidor y el cliente, y
la velocidad a la que se va a reproducir la secuen-
cia en el cliente. Los resultados experimentales de-
muestran que nuestra propuesta es efectiva y total-
mente compatible con el estándar JPIP, debido a
que está basada en el uso de los parámetros mbw y
srate para transmitir vídeo con el protocolo JPIP.
El parámetro mbw (Maximum Bandwidth), indica el
máximo rate con el que el cliente espera recibir los
datos, expresado en bits/segundo y srate (Sampling
Rate) se utiliza para indicar que la media de la tasa
de muestreo por segundo no puede ser mayor que
este valor. Estos parámetros se han de�nido para
controlar �ujo de datos de una transmisión de un
vídeo Motion JPEG2000 (muy similar a la trans-
misión de una secuencia de imágenes JPEG2000).
El parámetro len no se utiliza en esta técnica.
Con el objetivo de entender cómo se utilizan es-

tos parámetros, vamos a suponer que el servidor
recibe una petición para tranmitir una secuencia de
imágenes que van a ser visualizados con un frame-
rate de 20 imágenes/segundo (srate=20) y la es-
timación del ancho de banda disponible es de 10
Mbits/segundo (mbw=10). En esta situación el servi-
dor debería enviar:

10 Mbits
second

20pictures
second

= 0.5 Mbits/picture.

En la implementación descrita anteriormente, el
cliente le comunica al servidor el ancho de banda
disponible cada segundo y también le comunicará
cualquier modi�cación que se produzca en el valor
del frame-rate con el que se va a reproducir la se-
cuencia de imágenes.
Se han establecido dos modos de funcionamiento

en el cliente y en el servidor, dependiendo de los
parámetros que se envían en las peticiones del cliente.
Modo Imagen. Este es el modo de fun-

cionamiento por defecto y se activa cuando se abre el
vídeo por primera vez o cuando el vídeo es pausado
por el usuario. En este modo el servidor envía las
imágenes completas, de manera que no envía ningún
paquete de la siguiente imagen hasta que no ha en-
viado todos los paquetes de la imagen actual.
Modo Vídeo. Este modo se activa cuando el

usuario inicia la reproducción del vídeo y nece-

sita que que las peticiones que se envían al servi-
dor contengan los parámetros mbw y srate. Es-
tos parámetros sólo se pueden utilizar en el modo
vídeo. En este caso, el servidor calcula el número de
bytes que se deben enviar para cada imagen y en-
vía aproximadamente la misma cantidad de bytes de
cada una de ellas.

A. El Cliente

Uno de los principales problemas en el streaming
interactivo es la sincronización entre el cliente y el
servidor de modo que el cliente sea capaz de tener
su�cientes datos de las imágenes en su bu�er para
mantener la velocidad de reproducción de la se-
cuencia a lo largo de toda la transmisión, debido
a los retardos de la red provocados por el jitter.
Para resolver este problema se ha propuesto un al-
goritmo de sincronización implementado en el lado
del cliente basado en la estimación del ancho de
banda, teniendo en cuenta las estimaciones previas y
los errores cometidos. Todas las operaciones de este
proceso se realizan en el lado del cliente con el ob-
jetivo de aliviar la carga del servidor liberándolo de
esta tarea y por lo tanto mejorar la escalabilidad del
servidor.

A continuación se presenta una descripción del
algoritmo utilizado por el cliente para realizar la
estimación del ancho de banda.

Entrada:
s(Ri) Tamaño de la última respuesta Ri
t(Ri) Tiempo necesario para recibir Ri
w = 0.5 Factor de corrección

λ Tiempo de bu�ering
α = 0.1 Peso para la medida del ancho de banda actual
mbw0 Ancho de banda durante la transmisión de los

metadatos
P Velocidad de reproducción
N Número de imágenes en el bu�er

Salida:
mbwi Ancho de banda estimado

Algoritmo:
# Última medida del ancho de banda
(1) B =

s(R)
t(R)

# Media ponderada del ancho de banda
(2) mbwi = αB + (1− α)mbwi−1

# Media del error del ancho de banda

(3) εi =
εi−1+

|B−mbwi|
max(B,mbwi)

2
# Tamaño actual del bu�er en segundos
(4) λ′ = N

P
# La estimación del ancho de banda ha sido muy alta
(5) if(λ′ < λ) then
(6) mbwi = mbwi(1− w(λ

′
λ

+ 1))
# La estimación del ancho de banda ha sido muy baja
(7) else if(λ′ > λ) then
(8) mbwi = mbwi(1 + εj)
(9) end if

En nuestra implementación, este algoritmo se eje-
cuta de forma periódica cada segundo, aunque este
periodo puede ser ligeramente superior dependiendo
de t(Ri). Este tiempo depende del ancho de banda
real que se ha usado en la respuesta Ri y de s(Ri). El
primer factor es incontrolable (es una consecuencia
directa de la carga de la red) y el segundo depende
del tamaño de los últimos data-bins recibidos.
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B. El Servidor

Para cada petición, el servidor envía un conjunto
de data-bins de un conjunto de imágenes. Es-
tas imágenes son especi�cadas por el cliente ha-
ciendo uso del parámetro context como se puede
ver en la Figura 4. El número de data-bins que
el servidor envía de cada imagen depende del valor
de los parámetros srate y mbw. Tal y como
muestra la siguiente expresión, el servidor envía
aproximadamente (dependiendo del tamaño de los
data-bins) el siguiente número de bits de cada ima-
gen: mbw

srate
.

Aunque este procedimiento de control del bit-rate
no es el más óptimo, debido a que con poca frecuen-
cia los code-streams de las imágenes son truncados
exactamente al �nal de una capa de calidad y de-
bido a que no existe una priorización de los paquetes
durante la transmisión para ofrecer la mínima dis-
torsión en la reconstrucción de las imágenes, se ha
seleccionado este método por dos razones: (1) los
requisitos computacionales del servidor son muy ba-
jos y (2) en la práctica este método funciona bastante
bien porque en la mayoría de los casos el punto de
truncado está muy próximo a un punto de truncado
óptimo de una capa de calidad, si existen su�cientes
capas de calidad.

V. Evaluación

Para llevar a cabo los experimentos, se han uti-
lizado dos escenarios de red reales con diferentes
capacidades de ancho de banda. El escenario S1

representa una conexión con alto ancho de banda
entre cliente y servidor, 1.5 MB/s, y el escenario S2

representa un escenario con poco ancho de banda,
120 KB/s. Las secuencias de vídeo utilizadas en
los experimentos han sido dos archivos JPX, Sun y
Stockholm, formados por un conjunto de imágenes
diferentes. Sun es una secuencia de imágenes del Sol
formada por 1000 frames de 4096×4096 píxeles con 8
bits/componente y comprimidas con JPEG2000 uti-
lizando una compresión con path irreversible, con 8
capas de calidad y 9 niveles de resolución. Stockholm
es una secuencia que ofrece una vista panorámica
de la ciudad de Estocolmo [12]. La secuencia está
compuesta por 604 imágenes de 1280 × 720 con 8
bits/componente, y comprimidas con JPEG2000 uti-
lizando una compresión con path irreversible, con 8
capas de calidad y 6 niveles de resolución.
En el experimento 1 hemos estudiado el impacto

del uso de precintos en la secuencia Sun cuando es
enviada a través de los escenarios S1 y S2 utilizando
la técnica basada en pipeline. Las imágenes han sido
codi�cadas con precintos de 128×128 y sin precintos.
En el lado del cliente se ha establecido un frame-rate
de 10 frames/segundo y no se ha utilizado bu�ering.
La Figura 5 muestra los resultados de la explo-

ración del impacto el uso de precintos. Se puede ob-
servar que el uso de precintos mejora el valor medio
del PSNR en ambos escenarios.
La Figura 6 muestra los resultados del experimento

2, que examina el impacto del número de capas de

S1. Con precintos [avg: 46.50]
S1. Sin precintos [avg: 32.78]

S2. Con precintos [avg: 33.17]
S2. Sin precintos [avg: 28.42]

S1. Con precintos [avg: 41.81]
S1. Sin precintos [avg: 38.20]

S2. Con precintos [avg: 35.49]
S2. Sin precintos [avg: 33.31]

Experimento 1. Sun con y sin precintos
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Fig. 5. Experimento 1. Estudio del impacto del uso de precin-
tos sobre los escenarios S1 y S2.

calidad en la secuencia Sun cuando es transmitida a
través de los escenarios S1 y S2, utilizando la técnica
basada en pipeline. En el lado del cliente se ha es-
tablecido un frame-rate de 5 frames/segundo y no se
ha utilizado bu�ering.

1 layer [avg: 40.95]
8 layers [avg: 41.50]

16 layers [avg: 42.31]
32 layers [avg: 42.00]

1 layer [avg: 34.20]
8 layers [avg: 39.70]

16 layers [avg: 39.71]
32 layers [avg: 38.56]

Experimento 2. Sun. WOI: (2,(0,0),(1024,1024))
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Fig. 6. Experimento 2. Estudio del impacto del número de
capas de calidad sobre los escenarios S1 y S2.

El experimento 3 examina el comportamiento de
las dos técnicas, stop-and-wait y pipeline, con el ob-
jetivo de hacer una comparación del impacto sobre
la calidad de la imagen cuando el vídeo se repro-
duce a diferentes frame-rates y no existe bu�ering
en el cliente. En este experimento se han transmi-
tido ambas secuencias, a través de los escenarios S1

y S2. Las imágenes fueron codi�cadas con 8 capas de
calidad y con precintos de 128× 128. En el lado del
cliente se ha evaluado el impacto de utilizar frame-
rates de 5, 10, 15 y 20 frames/segundo.
En las Figuras 7 y 8 se puede observar que la

técnica propuesta puede mejorar la calidad de las
imágenes respecto a la técnica stop-and-wait, para
todos los frame-rates que han sido testeados.

Pipeline. 5fps [avg: 49.90]
Pipeline. 10fps [avg: 45.46]
Pipeline. 15fps [avg: 43.37]
Pipeline. 20fps [avg: 42.28]

Stop-and-Wait. 5fps [avg: 42.98]
Stop-and-Wait. 10fps [avg: 40.79]
Stop-and-Wait. 15fps [avg: 39.53]
Stop-and-Wait. 20fps [avg: 40.47]

Pipeline. 5fps [avg: 39.50]
Pipeline. 10fps [avg: 36.18]
Pipeline. 15fps [avg: 34.57]
Pipeline. 20fps [avg: 33.72]

Stop-and-Wait. 5fps [avg: 36.60]
Stop-and-Wait. 10fps [avg: 34.73]
Stop-and-Wait. 15fps [avg: 34.04]
Stop-and-Wait. 20fps [avg: 33.58]

Experimento 3. Sun. WOI: (2,(0,0),(1024,1024))
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Fig. 7. Experimento 3. Una comparativa entre las dos técni-
cas en ambos escenarios S1 y S2.
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Pipeline. 5fps [avg: 40.25]
Pipeline. 10fps [avg: 35.95]
Pipeline. 15fps [avg: 33.80]
Pipeline. 20fps [avg: 31.76]

Stop-and-Wait. 5fps [avg: 30.74]
Stop-and-Wait. 10fps [avg: 27.13]
Stop-and-Wait. 15fps [avg: 26.87]
Stop-and-Wait. 20fps [avg: 27.87]

Pipeline. 5fps [avg: 26.34]
Pipeline. 10fps [avg: 24.02]]
Pipeline. 15fps [avg: 22.92]
Pipeline. 20fps [avg: 22.64]

Stop-and-Wait. 5fps [avg: 23.30]
Stop-and-Wait. 10fps [avg: 22.54]
Stop-and-Wait. 15fps [avg: 22.40]
Stop-and-Wait. 20fps [avg: 22.47]

Experimento 3. Stockholm. WOI: (0,(0,0),(1280,720))
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Fig. 8. Experimento 3. Una comparativa entre las dos técni-
cas en ambos escenarios S1 y S2.

El experimento 4 examina el impacto del uso de
un bu�er con diferentes tamaños, cuando ambas
secuencias de imágenes son transmitidas sobre los
escenarios S1 y S2, utilizando la técnica basada en
pipeline. Las imágenes han sido codi�cadas con 8
capas de calidad y con precintos de 128 × 128. El
frame-rate utilizado en el cliente ha sido de 5 y 10
frames/segundo. Las Figuras 9 y 10 muestran los re-
sultados de cada uno de los experimentos realizados.

S1. λ = 1s [avg: 50.19]
λ = 2s [avg: 50.23]
λ = 3s [avg: 50.27]
λ = 4s [avg: 50.23]
λ = 5s [avg: 50.21]

S2. λ = 1s [avg: 39.50]
λ = 2s [avg: 39.82]
λ = 3s [avg: 39.82]
λ = 4s [avg: 39.85]
λ = 5s [avg: 39.82]

S1. λ = 1s [avg: 39.06]
λ = 2s [avg: 39.05]
λ = 3s [avg: 39.02]
λ = 4s [avg: 39.01]
λ = 5s [avg: 39.00]

S2. λ = 1s [avg: 26.40]
λ = 2s [avg: 26.24]
λ = 3s [avg: 26.43]
λ = 4s [avg: 26.34]
λ = 5s [avg: 26.08]

Experimento 4. Sun y Stockholm. 5fps
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Fig. 9. Experimento 4. Estudio del impacto del uso de un
bu�er con diferentes tamaños.

S1. λ = 1s [avg: 45.62]
λ = 2s [avg: 45.68]
λ = 3s [avg: 45.61]
λ = 4s [avg: 45.71]
λ = 5s [avg: 45.72]

S2. λ = 1s [avg: 36.18]
λ = 2s [avg: 36.21]
λ = 3s [avg: 36.32]
λ = 4s [avg: 36.36]
λ = 5s [avg: 36.00]

S1. λ = 1s [avg: 34.89]
λ = 2s [avg: 34.91]
λ = 3s [avg: 34.96]
λ = 4s [avg: 34.91]
λ = 5s [avg: 34.90]

S2. λ = 1s [avg: 24.06]
λ = 2s [avg: 24.04]
λ = 3s [avg: 24.02]
λ = 4s [avg: 24.01]
λ = 5s [avg: 24.05]

Experimento 4. Sun y Stockholm. 10fps
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Fig. 10. Experimento 4. Estudio del impacto del uso de un
bu�er con diferentes tamaños.

VI. Conclusiones

Los resultados de los experimentos demuestran que
nuestra propuesta garantiza el mismo frame-rate du-
rante toda la reproducción incluso en situaciones
donde se produzcan variaciones signi�cativas del an-
cho de banda disponible y se disponga de un tamaño
reducido del bu�er. Nuestra propuesta es efectiva y
totalmente compatible con el estándar JPIP.
Como línea de trabajo futuro se plantea mejorar el

método que realiza el control del rate en el servidor.
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Configuración de un cluster InfiniBand para
una gestión eficiente y abierta de los niveles de

servicio
Álvaro Cebrián-Garćıa, Jesús Escudero-Sahuquillo, Pedro Javier Garćıa y Francisco José

Quiles1

Resumen— La especificación InfiniBand está pre-
sente en los actuales sistemas de cómputación de altas
prestaciones (aproximadamente en un 45% de los sis-
temas de la lista TOP500). Entre sus ventajas destaca
la posibilidad de configurar varios mecanismos para
adaptarlos a las necesidades del sistema, aunque la
implementación concreta de dichos mecanismos no
siempre está completamente definida por el estándar
InfiniBand. Uno de estos aspectos configurables es la
gestión de los niveles de servicio (SLs) y los canales
virtuales (VLs), que se usan en diversos algoritmos
y técnicas orientadas a maximizar las prestaciones de
la red de interconexión. En este art́ıculo se propone
una metodoloǵıa de ayuda para realizar una configu-
ración efectiva de SLs y VLs en un cluster InfiniBand
real, basado en componentes del fabricante Mellanox.
La idea básica consiste en asignar los SLs disponibles
a distintos flujos de tráfico. Dicha asignación se re-
alizará de forma dinámica, ya que la infraestructura
software del cluster permite una asignación dinámica
de SLs a flujos de datos en tiempo de ejecución de las
aplicaciones, es decir, cuando dichos flujos de datos
vayan a ser inyectados en la red. En función del SL
obtenido, el sistema asignará a los flujos de tráfico el
VL correspondiente. Los resultados que se muestran
en este trabajo como ejemplo de esta metodoloǵıa,
y que han sido obtenidos mediante experimentos en
un sistema real, demuestran que incluso una poĺıtica
muy sencilla de gestión de SLs es capaz de conseguir
un 290% de mejora en ciertas condiciones de tráfico.

Palabras clave— InfiniBand, Niveles de Servicio,
Canales Virtuales, Subnet Manager

I. Motivación

ACTUALMENTE , puede afirmarse que
InfiniBand (IB)[1] se ha consolidado como

el estándar de tecnoloǵıa de red de interconexión
más habitualmente empleado en sistemas de com-
putación de alto rendimiento. De hecho, es la
tecnoloǵıa de red empleada en aproximadamente
en un 45% de los sistemas de supercomputación
de la lista Top500 [2] de noviembre del año 2012).
Las razones del éxito de esta tecnoloǵıa son
varias,destacando que los componentes basados en
el estándar InfiniBand suelen disponer de varios
mecanismos abiertos, cuyo uso y funcionamiento son
configurables por el administrador del sistema.

De entre estos mecanismos, resultan especial-
mente útiles los Virtual Lanes (VLs),nombre dado
por InfiniBand a su adaptación de los “clásicos”
canales virtuales(Virtual Channels [3]), que pueden
emplearse para implementar diversos algoritmos y

1Dpto. de Sistemas Informáticos, Universidad de
Castilla-La Mancha. Campus universitario, s/n. 02071
Albacete. e-mail:{alvaro.cebrian,jesus.escudero,
pedrojavier.garcia,francisco.quiles}@uclm.es.

técnicas orientadas a mejorar las prestaciones de la
red de interconexión. Por ejemplo, pueden servir
como “v́ıas de escape” para garantizar ausencia de
interbloqueos en el encaminamiento [4], para garanti-
zar un determinado ancho de banda a ciertos flujos de
tráfico en entornos con garant́ıas de calidad de servi-
cio (Quality of Service, QoS) [5], o para implementar
esquemas de colas que reduzcan la probabilidad de
bloqueo de cabeza de ĺınea (Head-of-Line blocking)
[6], [7], [8], [9], derivado de situaciones de congestión
en la red. En cualquier caso, la gestión de VLs está
estrechamente ligada en el estándar a los distintos
niveles de servicio (Service Levels, SLs) que pueden
asignarse a los distintos flujos de tráfico. Tanto la
relación entre VLs y SLs, como la asignación de SLs
a flujos de tráfico, son configurables, lo que permite
adaptar su uso a las necesidades y caracteŕısticas par-
ticulares del sistema. En este sentido, el estándar no
vincula el uso de VLs y SLs a ninguna topoloǵıa de
red, algoritmo de encaminamiento o tipo de aplica-
ciones soportadas por el sistema.

Sin embargo, la configuración efectiva de SLs y
VLs en clusters reales basados en componentes que
se ajusten al estándar InfiniBand no resulta trivial.
De hecho, el estándar no especifica prácticamente
nada respecto a la implementación práctica de dicha
configuración, que “de facto” queda en manos de
los fabricantes de componentes IB. De cara a apor-
tar alguna ayuda en este sentido, en este art́ıculo
se describe una metodoloǵıa para configurar el uso
de SLs y VLs en un cluster basado en componentes
de red suministrados por Mellanox [10], uno de los
principales fabricantes cuyos productos se ajustan al
estándar InfiniBand. Téngase en cuenta que la in-
tención principal no es describir cómo implementar
una poĺıtica concreta de asignación de VLs a SLs, o
de SLs a flujos de tráfico, sino ofrecer unas pautas
generales que faciliten a investigadores y adminis-
tradores del sistema la implementación de aquellas
poĺıticas que deseen incorporar para el uso de SLs
y VLs. Por tanto, la metodoloǵıa descrita a con-
tinuación debe considerarse como una ayuda para la
gestión de SLs y VLs en sistemas basados en compo-
nentes similares a los del cluster descrito.

El resto del art́ıculo se organiza de la siguiente
forma: en la sección II se revisan los principios
básicos sobre la gestión de VLs y SLs según el
estándar InfiniBand, y se analiza la aplicación de este
estándar en los productos Mellanox. En la sección III
se describen las ĺıneas generales de la metodoloǵıa
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seguida para configurar el uso de SLs y VLs en un
cluster basado en componentes Mellanox. Algunos
resultados obtenidos en dicho cluster, con una con-
figuración de SLs y VLs concreta, se muestran en la
sección IV. Finalmente, en la sección V se ofrecen
algunas conclusiones.

II. Sistemas Hardware InfiniBand

InfiniBand [1] es una especificación estándar, am-
pliamente aceptada, que define una serie de normas
para el diseño de la arquitectura de una red de inter-
conexión. El hardware IB, cuyo principal fabricante
es la empresa Mellanox [10], es capaz de aprovechar
al máximo los enlaces conmutados y punto a punto
de la red, consiguiendo velocidades de transferencia
de datos de hasta 50 Gbps actualmente. La especifi-
cación InfiniBand se coordina mediante el consorcio
InfiniBand Trade Association [11],que incluye em-
presas como IBM, Intel, Mellanox y HP, entre otras.

Una red InfiniBand se divide en un conjunto de
una o varias subredes interconectadas mediante en-
caminadores (routers), y cada subred se compone
de un conjunto de nodos finales (de procesamiento
o de entrada/salida), interconectados por medio de
una serie de conmutadores (switches) y enlaces punto
a punto. InfiniBand soporta un gran número de
topoloǵıas de red de interconexión definidas por
parte del usuario, y ofrece gran flexibilidad y capaci-
dad de escalabilidad.

Los conmutadores o switches son el componente
fundamental para el encaminamiento de flujos de
tráfico dentro de una subred IB. Los conmutadores
tiene varios puertos de entrada salida a través de los
cuales se interconectan con otros switches mediante
enlaces bidireccionales punto a punto, transportando
el tráfico desde los nodos origen a los nodos destino.
El estandar define varias tasas de transferencia de los
enlaces,que oscilan entre 2,5 Gbps y 50 Gbps en los
adaptadores de red Mellanox Connect-IB. La veloci-
dad más baja es de 1x (2,5 Gbps), pero se pueden en-
contrar velocidades de 4x (10 Gbps), 12x (30 Gbps)
o 16x (50 Gbps).

La unidad básica de comunicación en InfiniBand
es el mensaje (p.e. en la interfaz de red Connect-IB
de Mellanox se manejan mensajes de hasta 1 GByte)
que son divididos en unidades de transferencia más
pequeñasy fácilmente manejables por la red. En este
sentido la unidad máxima de transferencia (MTU)
que maneja IB se puede establecer entre los 256 bytes
hasta los 4 Kbytes.

En cuanto a los adaptadores de red (del inglés host
channel adapters, HCAs), se definen como la inter-
faz de red que se usa en nodos de procesamiento
y/o nodos Entrada/Salida. Los HCAs se encargan
de generar/consumir tráfico en/de la red y soportan
toda la funcionalidad establecida en los drivers IB
(los IB verbs). Los HCAs pueden tener múltiples
puertos, y a cada uno de los cuales se le asigna
un identificador de red (Local IDentifier, LID) o un
rango de LIDs; el número máximo de LIDs se limita
a 48000. A cada conmutador también se le asigna un

LID. A su vez, cada puerto del HCA tiene su pro-
pio conjunto de memorias o buffers de transmisión,
de modo que cada puerto puede transmitir y recibir
tráfico de forma autónoma y concurrente.

Para la lógica de encaminamiento, InfiniBand usa
encaminamiento distribuido basado en tablas, en
función del LID del nodo destino al que se dirige
cada paquete. Cada paquete almacena un LID des-
tino (DLID) en su cabecera, asignado por el HCA del
nodo origen al generar dicho paquete. Cuando un pa-
quete se llega a un conmutador, el puerto de salida
para dicho paquete se obtiene consultado la tabla de
encaminamiento incorporada en el conmutador y que
contiene, para cada uno de los DLIDs posibles en la
red,el puerto de salida por el cual se han de encami-
nar los paquetes dirigidos a cada DLID. Las tablas
de encaminamiento de los conmutadores IB pueden
direccionar hasta 48000 DLIDs. A su vez, la especi-
ficación InfiniBand deja la elección del algoritmo de
encaminamiento al administrador del sistema.

En cada uno de los puertos de los conmutadores
o de los HCAs, IB divide cada buffer en un número
determinado de Virtual Lanes, VLs. El control de
flujo entre dos buffers pertenecientes a dos conmu-
tadores distintos que están interconectados mediante
un enlace punto a punto, se configura a nivel de VL
y sigue una poĺıtica de créditos. InfiniBAnd define
hasta 16 VLs, aunque el hardware Mellanox sólo per-
mite hasta 8 VLs. A cada paquete se le asigna un VL
determinado, en función del nivel de servicio (service
level, SL) almacenado en su cabecera por el HCA
origen en el momento de la generación de dicho pa-
quete. En concreto, para realizar un mapeo de un
paquete a un VL, cada HCA o conmutador utiliza
una tabla SLtoVL que consulta cada vez que nece-
sita conocer el VL que se asigna a un paquete, en
función de su SL. La especificación propone el uso de
los SLs y VLs, en principio, como medio para pro-
porcionar garant́ıas de calidad de servicio (Quality of
Service, QoS). Sin embargo, aparte de esta funcional-
idad, InfiniBand deja muy abierta la implementación
de la poĺıtica para el cálculo del SL correspondiente
a un flujo de tráfico, que puede ser definida por el
usuario. De hecho, hay numerosas poĺıticas que no
asignan SLs en función de las necesidades de QoS,
sino en función de otros propósitos, como el control
de congestión [12], la tolerancia a fallos [13] o el en-
caminamiento libre de bloqueos [14].

La poĺıtica de asignación de SLs y el mapeo de
flujos de tráfico a VLs en función de los SLs corre a
cargo del llamado Subnet Manager (SM). El SM es
un ente , que debe estar presente en cada subred, y
que se encarga de la configuración y gestión de los
enlaces, conmutadores y HCAs, tanto la primera vez
que se “enciende” la red, como durante el tiempo en
que ésta está en funcionamiento. El SM puede ser un
conmutador o un nodo de procesamiento de la red.
Las principales tareas del SM son inicializar y con-
figurar la subred (que implica descubrir la topoloǵıa
y asignar LIDs a todos los dispositivos de la misma,
configurar las tablas SLtoVL, rellenar la información
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de las tablas de encaminamiento), y reconfigurar la
red si hay cambios en la topoloǵıa.

En este art́ıculo se propone es una metodoloǵıa
para incluir en el SM una poĺıtica orientada a calcu-
lar el SL correspondiente a cada flujo de tráfico que
se genere en la red. Después de esto el SM rellena las
tablas SLtoVL, acorde a esta poĺıtica y asigna un SL
determinado a cada flujo de tráfico. Posteriormente,
el SM se podrá consultar para volver a calcular el
SL asignado a un determinado flujo de tráfico. Una
posibilidad muy común para la implementación del
software del SM es usar soluciones de código abierto,
como la que proporciona la Open Fabrics Alliance
(OFA) [15]. En concreto, en se utilizado el software
Open Fabrics Enterprise Distribution v3.5 (OFED
3.5 [16]), que es una compilación de software libre
que incluye los drivers para los dispositivos hardware
IB y una API para la programación del kernel y de
aplicaciones de usuario, además de otras aplicaciones
como OpenSM, que implementa el código del SM de
InfiniBand. No obstante,Mellanox también propor-
ciona su propia implementación del SM en el paquete
MLNX OFED v2.0 [17], aunque no es código abierto.

En la siguiente sección se describe la propuesta
para incluir en OpenSM la gestión de los SLs de una
forma eficiente y abierta.

III. Descripción de la Metodoloǵıa

La metodoloǵıa propuesta se basa en modificar
ciertos módulos del código fuente de OpenSM, para
añadir la funcionalidad básica que permita obtener,
mediante una consulta al SM, el SL que le corre-
sponde a un flujo de tráfico determinado (según la
poĺıtica de asignación de SLs que desee configurar
el administrador). Como se ha mencionado, dicho
SL se asigna a los mensajes de dicho flujo de tráfico
antes de ser inyectados en la red.Dado que el SM rel-
lena las tablas SLtoVL en su etapa de configuración
o reconfiguración, los flujos de datos se mapean de
forma automática a los VLs una vez que dicho tráfico
se inyecta en la red con su SL correspondiente.

A continuación, se describen las modificaciones
efectuadas en OpenSM, se propone cómo configu-
rar las aplicaciones para que obtengan el SL corres-
pondiente a un flujo de tráfico, mediante consultas
a OpenSM y, finalmente, se detalla un ejemplo es-
pećıfico de ejecución de OpenSM.

A. Ideas generales

De entre las aplicaciones paralelas que se pueden
ejecutar en un cluster real, un paradigma represen-
tativo es el paso de mensajes. En este ámbito, el
uso de la interfaz MPI está muy extendido en el de-
sarrollo de aplicaciones paralelas. Además, la imple-
mentación de la interfaz de MPI en código abierto
que ofrece el driver OpenMPI [18] también es am-
pliamente conocida y utilizada. Uno de los aspectos
interesantes de este driver es que ofrece la posibilidad
de activar el uso de SLs y su obtención (cálculo para
cada flujo de datos) dinámica por medio de consultas
al SM de InfiniBand, lo que sin duda es interesante

para esta metodoloǵıa.En adelante,se mostrará cómo
el driver OpenMPI gestiona la obtención de SLs.

Fig. 1. Diagrama de obtención del SL en una aplicación MPI

El uso de SLs en las comunicaciones derivadas
de aplicaciones paralelas, supone la intervención de
una serie de módulos, tal y como se muestra en la
Fig.1. Cuando una aplicación MPI desea estable-
cer una conexión con otra aplicación, se comunicará
con el driver MPI. Si el driver MPI está configu-
rado para la obtención dinámica del SL a asignar
a la comunicación, solicitará al driver IB, insta-
lado con MLNX OFED [17] que active el soporte
para la obtención del SL. Seguidamente, el driver
MLNX OFED necesita conocer la información re-
lativa a la conexión que desea establecer la apli-
cación MPI (en la que se incluye el SL), y esa in-
formación se obtiene mediante una llamada a una
interfaz de programación (API) que ofrece el pro-
pio driver MLNX OFED: los IB verbs. Es impor-
tante destacar que cualquier aplicación paralela que
no siga el estándar MPI puede beneficiarse de la ob-
tención dinámica de su SL, siempre que se lo solicite
a la API del driver MLNX OFED. Por tanto, di-
cho driver usa los IB verbs para realizar la petición
del SL al Subnet Manager. Una vez obtenido el SL,
los IB verbs devuelven al driver MLNX OFED un
objeto path record que contiene información sobre
la conexión que quiere establecer la aplicación MPI,
donde se incluye el SL que se asignará a cada mensaje
MPI para, posteriormente, inyectarse en la red.

B. Modificación de OpenSM

Para la implementación de este modelo, se ha rea-
lizado una modificación sobre el código de OpenSM
contenido en OFED v3.5. Para ello, se ha conside-
rado oportuno seguir la misma filosof́ıa que para la
creación de un nuevo algoritmo de encaminamiento.
Obviamente, no se ha implementado dicho algoritmo,
si no que se ha añadido la funcionalidad necesaria al
código fuente de un algoritmo de encaminamiento
para que incorpore la gestión de los SLs.

En concreto, la implementación de un nuevo al-
goritmo de encaminamiento supone la creación de
un fichero que contenga las funciones que serán uti-
lizadas por el SM para poder realizar el encamina-
miento. En OFED, estos ficheros tienen el nombre
osm ucast 〈nombre del algoritmo〉. Dentro de este
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fichero es donde se han de incluir las funciones nece-
sarias para el cálculo del SL a utilizar por cada comu-
nicación que inicie una aplicación paralela, y también
para obtener dicho SL, mediante una consulta al SM,
cuando se requiera.

Antes de describir la implementación, conviene
mencionar una función que debe estar presente en
todos los ficheros que implementen un algoritmo de
encaminamiento. Esta función suele tener el nom-
bre osm ucast 〈nombre del algoritmo〉 setup y se
invoca por parte de OpenSM al iniciarse su eje-
cución. Su misión es inicializar la estructura de
datos struct osm routing engine, que se pasa como
parámetro, y que contiene referencias a las funciones
espećıficas a las que hay que invocar para realizar
una determinada acción, como rellenar las tablas de
encaminamiento, en función del algoritmo de enca-
minamiento utilizado.

Para almacenar la información de los SLs, se pro-
pone la utilización de una tabla global, incluida en la
estructura struct osm routing engine que será relle-
nada, al inicializarse la red, con el SL a utilizar por
cada comunicación solicitada por la aplicación para-
lela.

typedef struct routing_table {
unsigned sl;
unsigned sl_set;

} routing_table_t;

En este sentido, se puede diseñar un proce-
dimiento que, al iniciarse la red, rellene esta
tabla. La forma en la cual se rellena esta tabla
se deja a criterio del programador, pero si se
desea, pueden tomarse como ejemplo las imple-
mentaciones de vFtree [12], DFSSSP [13] o LASH
[14], éstas dos últimos incluidas en OpenSM. Una
vez se ha implementado esta función, deberá in-
cluirse una llamada en alguna de las funciones
que son invocadas por OpenSM al iniciar su eje-
cución.La mejor opción es incluir la llamada den-
tro de la función que apunta a build lid matrices
o ucast build fwd tables y que se rellenan en
osm ucast 〈nombre del algoritmo〉 setup.

A continuación, se debe implementar la función
que permita obtener el SL (funcion get SL()), en
función de la información que se necesite para dicho
cálculo. En el caso de vFtree se utiliza el LID del
nodo origen (SLID) y el DLID del nodo con el que se
establece la comunicación. Esta función se ejecuta
cada vez que la aplicación necesita establecer una
comunicación entre dos elementos de la red, consulta
la tabla previamente rellenada y devuelve el SL a
utilizar.

Finalmente, se debe incluir un enlace a dicha
función dentro del objeto osm routing engine, que
contiene un enlace a la función que ejecutara
OpenSM cuando deba de obtener el SL. El lugar
en el que realizar esta asignación es en el fichero
osm ucast 〈nombre del algoritmo〉 setup. El código
a incluir es:

r->path_sl = funcion_get_SL;

C. Configuración del driver OpenMPI

Para que las aplicaciones MPI puedan realizar
peticiones a OpenSM y aśı obtener el SL es nece-
sario configurarlas. La forma que se propone es me-
diante el uso del driver OpenMPI. Para ello, tras
la instalación de OFED se ha de compilar el driver
OpenMPI, de modo que pueda comunicarse con los
drivers IB que proporciona MLNX OFED.

La forma de configurar OpenMPI para que se
puedan realizar consultas a OpenSM a través de los
drivers IB es la siguiente:

./configure --with-openib --enable-openib-dynamic-sl
--enable-openib-rdmacm --with-psm

Opcionalmente, se puede dar so-
porte para PBS con el parámetro
--with-tm=directorio\_src\_PBS.La instalación
de OpenMPI se completa con:

make all install

D. Ejecución de aplicaciones

Para la ejecución de aplicaciones paralelas que ha-
gan uso de la implementación descrita, previamente
se deberá ejecutar el código modificado de OpenSM
en algún nodo de la red. La forma de lanzar OpenSM
para que pueda aceptar peticiones de las aplicaciones
es:

opensm -R < nombre del algoritmo > -Q -Y <fichero qos>
-f <fichero log>

Los flags -Q y -Y permiten activar la calidad de
servicio (QoS), que por defecto está desactivada, y
especificar, a través de un fichero, la configuración
de QoS a utilizar. La parte más importante en este
fichero es qos sl2vl en la que se le indica, para cada
SL, el VL al que se mapeará. Un ejemplo de fichero
QoS es el siguiente:

qos TRUE
qos_max_vls 8
qos_high_limit 4
qos_vlarb_high 0:64,1:64,2:64,3:64,4:64,5:64,6:64,7:64
qos_vlarb_low 0:4,1:4,2:4,3:4,4:4,5:4,6:4,7:4
qos_sl2vl 0,1,2,3,4,5,6,7,0,1,2,3,4,5,6,7

Una vez que OpenSM está en ejecución, podrá
recibir peticiones para la obtención del SL. Para
lanzar una aplicación paralela que use el driver
OpenMPI se ejecutará el siguiente comando:

mpirun -display-allocation -display-map -np 64
-machinefile<fichero_maquinas> --mca btl openib,self,sm
--mca btl_openib_ib_path_record_service_level 1
<aplicacion>

El fichero_maquinas contiene, para cada una
de las máquinas que se comunicarán utilizando
OpenMPI, una ĺınea con la dirección de dicha
máquina. Un ejemplo de fichero de máquinas puede
ser:

maquina01.i3a.uclm.es
maquina02.i3a.uclm.es

A su vez, el parámetro --mca activa los módulos
del driver MPI necesarios para la comunicación
del con el driver MLNX OFED, y el parámetro
<aplicacion> indica la ruta del ejecutable de la apli-
cación.
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IV. Evaluación del rendimiento

En esta sección se analizan los resultados
obtenidos en un cluster IB real. Inicialmente, se de-
scribe dicho cluster, se describe la confi-guración de
los experimentos y se muestran y analizan los resul-
tados.

A. El cluster IB CELLIA

Para evaluar el rendimiento alcanzado gracias al
uso de SLs, los experimentos se han realizado en un
cluster IB real, llamado CELLIA (Cluster for the
Evaluation of Low-Latency Interconnection Architec-
tures) formado por dieciséis nodos de cómputo. Cada
nodo es un servidor Fujitsu PRIMERGY RX220
que cuenta con una tarjeta de red (HCA) Mellanox
ConectX3 MCX353A-QCBT QSFP, con conexión
QDR IB y 10 GbE, gracias a VPI, conectada al bus
PCI-EXpress x8. Para la interconexión de los no-
dos de procesamiento se cuenta con doce conmuta-
dores Mellanox IS5022 de 8 puertos, cada uno con
una capacidad bidireccional de 40 GB/s y soporte
para 9 VLs: ocho para datos y uno para gestión. Es-
tos nodos se encuentran conectados formando una
topoloǵıa fat-tree (k-ary 3-tree [19]), tal y como
puede verse en la Fig.2. Para la gestión del encami-
namiento, la red utiliza el algoritmo D-mod-K [20].

Cada uno de los nodos de procesamiento cuenta
con un procesador 64-bit Dual-Core AMD Opteron y
4 GB de memoria RAM. Además, todos tienen insta-
lado el sistema operativo CentOS 6.4 con la versión
del núcleo 2.6.32-358.el6.x86 64. Aśı mismo, cada
nodo tiene instalado el paquete de software Mellanox
OFED 2.0 (MLNX OFED) [17], una adaptación de
uso propietario del software OFED [16].

El Subnet Manager (SM) de la red es una modifi-
cación de OpenSM 3.3.16 al que se le ha incluido el
algoritmo vFtree [12]. En el experimento se miden
las prestaciones del cluster CELLIA cuando vFtree
está activado, y cuando no lo está (cuando sólo se
ejecuta el algoritmo de encaminamiento D-mod-K).
Para poder medir la eficacia en el uso de VLs, se ha
utilizado la suite Perftest, incluida dentro de OFED
2.0[16], que permite realizar tests ping-pong y medir
ciertos parámetros, como la latencia y la productivi-
dad alcanzada por los flujos de tráfico generados.

B. Descripción de la prueba

Fig. 2. Escenario de creación de un hot-spot

El experimento consiste en la generación de pa-
trones de tráfico sintético de forma que se consiga
congestionar algunos nodos de la red y, de este modo,
poder medir la efectividad del uso de SLs para re-
ducir los efectos de la congestión. Para la prueba se
ha utilizado el algoritmo de encaminamiento Ftree
(es decir sin soporte para SLs) y su adaptación
para el uso de SLs, vFtree. La Fig. 2 muestra
la configuración del patrón de tráfico en el cluster
CELLIA. Se ha definido un conjunto de flujos de
tráfico sintético desde un origen fijo a un destino
fijo ({13 → 11, 1 → 9, 6 → 11, 2 → 11}), que ge-
neran un hot-spot en el nodo 11. Por contra, el flujo
{1 → 9} es un flujo v́ıctima, ya que se ve afectado por
la congestión, aunque no contribuye a ella. Téngase
en cuenta que la carga introducida en cada enlace
por Perftest es de 1.25 GB/s, la máxima permitida,
puesto que la configuración utilizada para cada en-
lace es QDR 4X que admite hasta 10 Gb/s.

C. Resultados de la prueba
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Fig. 3. Resultados de la prueba utilizando Ftree
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Fig. 4. Resultados de la prueba utilizando vFtree

La Fig.3 muestra el ancho de banda alcanzado
por cada uno de los tráficos utilizando un único SL
(Ftree). Como se puede observar, al utilizar todos
los flujos de tráfico el mismo SL, la productividad de
los flujos que contribuyen a la creación del hot-spot
se ve reducida hasta los 250 MB/s, incluido el flujo
v́ıctima ({1 → 9}) que comparte el mismo VL que
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los flujos congestionados. Esta reducción del ancho
de banda del flujo v́ıctima se puede observar en los
momentos en los que se incian los flujos de tráfico
{13 → 11}, en el segundo 3, y el {6→ 11},en el se-
gundo 5. En la Fig.4 se observa que, para el caso de
vFtree, al utilizar un VL para el flujo v́ıctima dis-
tinto al que utilizan los flujos que contribuyen a la
congestión en el nodo 11, el ancho de banda alcan-
zado por dicho flujo v́ıctima se incrementa hasta los
1150 MB/s (es decir un 290%), mientras que ello no
afecta al ancho de banda del resto de flujos que com-
parten el ancho de banda del enlace (establecido a
1,25 GB/s). Por tanto, los resultados de esta prueba
tan básica permiten mostrar que el uso de los SLs
es un elemento efectivo para la reducción de la con-
gestión en la red, permitiendo mejorar el rendimiento
alcanzado por ésta.

V. Conclusiones

El estándar InfiniBand es de facto uno de los más
usados en los actuales sistemas de computación de
altas prestaciones, como se puede comprobar en la
lista Top500. En su última edición, InfiniBand es-
taba presente en aproximadamente el 45% de los sis-
temas. De entre las múltiples ventajas del estándar,
destaca la posibilidad de configurar los niveles de ser-
vicio (SLs) y el uso de los canales virtuales (VLs)
de forma abierta, y según las necesidades de los ad-
ministradores de cluster a la hora de maximizar el
rendimiento de la red de interconexión. Algunos
ejemplos de dichas necesidades pueden ser el uso de
encaminamiento libre de bloqueos, la calidad de ser-
vicio (QoS) o el control de la congestión.

En este art́ıculo se ha propuesto una metodoloǵıa
para la gestión eficiente y abierta de los SLs, que
serán asignados a los flujos de tráfico de manera, que
dependiendo del SL de cada flujo de tráfico, se asig-
nará a un determinado VL. Para realizar esto, se ha
modificado el Subnet Manager (SM) de InfiniBand
para que sea capaz de obtener el SL apropiado a
un flujo de tráfico, y se ha dado servicio al driver
OpenMPI para las aplicaciones MPI puedan obtener
de forma dinámica el nivel de servicio correspon-
diente, mediante una consulta al Subnet Manager.
Los resultados obtenidos mediante experimentos en
un cluster IB real, basado en hardware del fabricante
Mellanox, demuestran que con una poĺıtica sencilla
de asignación de flujos de tráfico a niveles de ser-
vicio, se obtiene una ganancia de prestaciones de
aprovecharse un 290%, lo que justifica el uso de esta
metodoloǵıa.
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Evaluación de Java para Computación de
Propósito General en GPU

Jorge Docampo, Sabela Ramos, Guillermo L. Taboada, Roberto R. Expósito,
Juan Touriño y Ramón Doallo1

Resumen— El uso de procesadores many-core como
aceleradores de computación se ha visto incremen-
tado debido a su gran capacidad para mejorar el
rendimiento de cargas de trabajo altamente parale-
las. La Computación de Propósito General en GPU
(GPGPU) ha permitido que las unidades gráficas
puedan ser empleadas con éxito en la mejora del
rendimiento de aplicaciones con altos requisitos com-
putacionales fuera del ámbito gráfico, presentando
caracteŕısticas que las hacen adecuadas para nu-
merosas cargas de trabajo en Computación de Altas
Prestaciones. Mientras que las principales libreŕıas
desarrolladas para explotar la masiva capacidad pa-
ralela de las GPUs están orientadas a lenguajes como
C/C++, existen grandes esfuerzos enfocados a exten-
der este soporte a otros lenguajes. De entre todos
ellos, Java destaca por ser uno de los más extendi-
dos y hay múltiples proyectos que permiten que Java
pueda tomar provecho de la computación GPGPU.
En este escenario, este art́ıculo presenta una evalua-
ción actualizada de las soluciones más relevantes que
permiten explotar la computación GPGPU en Java.

Palabras clave— Java, Computación de Propósito
General en GPU (GPGPU), jCuda, Aparapi, Com-
putación de Altas Prestaciones.

I. Introducción

EL interés en explotar las Unidades de Proce-
samiento Gráfico (Graphical Processing Units,

GPU) para cargas computacionales no gráficas está
motivado por su arquitectura masivamente paralela,
su capacidad de cómputo en punto flotante y su
alto ancho de banda de memoria. En consecuen-
cia, y dado que las GPUs son adecuadas para mane-
jar cargas de trabajo paralelas t́ıpicas de aplicaciones
cient́ıficas, la comunidad de la Computación de Altas
Prestaciones (High Performance Computing, HPC)
ha adoptado a las GPU como aceleradores many-
core, y la computación de Propósito General en GPU
(GPGPU) es cada vez más popular. La lista TOP
500 de los supercomputadores más potentes [1] refleja
esta tendencia y, del 11,6% de los supercomputadores
que usan aceleradores many-core (que eran sólo el
3,8% hace un año), el 79,3% usan GPUs.

Los principales modelos de programación para
computación GPGPU fueron desarrollados como li-
breŕıas para ser usadas desde C/C++. Sin embargo,
ya que Java es uno de los lenguajes más relevantes,
tanto en la industria como en el mundo académico,
varios proyectos han surgido para hacer que Java
pueda beneficiarse de la descarga de trabajo en la
GPU. Java es también una alternativa en auge para
la programación HPC [2], ya que su rendimiento ha
mejorado en los últimos años, reduciendo la diferen-

1Grupo de Arquitectura de Computadores, Depto. de
Electrónica y Sistemas, Universidade da Coruña, E-mails:
{jorge.docampo,sramos,taboada,rreye,juan,doallo}@udc.es

cia que hab́ıa con respecto a lenguajes nativos com-
pilados como C o Fortran, y presenta caracteŕısticas
que lo convierten en una opción interesante, como
su facilidad de uso, orientación a objetos, soporte de
red y multi-threading nativos, gestión automática de
memoria, independencia de la plataforma, portabili-
dad y una amplia comunidad de desarrolladores.

Este art́ıculo tiene el propósito de propor-
cionar una evaluación de referencia de los proyec-
tos que permiten el aprovechamiento de la com-
putación GPGPGU en Java, recopilando de en-
tre las soluciones existentes las más activas y rele-
vantes. Además, este trabajo incluye una evalua-
ción y análisis comparativo de sus caracteŕısticas y
rendimiento.

El resto del art́ıculo se organiza de la siguiente
manera. La Sección II proporciona un análisis de los
proyectos más relevantes para computación GPGPU
en Java, la Sección III incluye una evaluación com-
parativa del rendimiento de las soluciones expuestas
y la Sección IV presenta las principales conclusiones.

II. Soluciones Actuales para Computación
GPU de Propósito General en Java

La arquitectura masivamente paralela de las
GPUs, unida a su capacidad de cómputo en
punto flotante, ha motivado el crecimiento de
la computación de Propósito General en GPU
(GPGPU) [3]. Las principales libreŕıas que sopor-
tan el uso de las GPUs como aceleradores many-core
en cargas de trabajo no gráficas son CUDA (Com-
pute Unified Device Architecture) [4] y OpenCL
(Open Computing Language) [5], provocando el in-
cremento de la adopción de las GPUs como acelera-
doras en entornos HPC [6], ya que muchas aplica-
ciones cient́ıficas presentan un enorme grado de pa-
ralelismo que permiten aprovechar las caracteŕısticas
de las GPUs.

Estos modelos GPGPU están destinados a ser usa-
dos como extensiones de códigos C/C++, mientras
que otros lenguajes como Java deben recurrir a wra-
ppers (en el caso de Java a través de Java Native In-
terface, JNI) para poder explotar las GPU como ace-
leradores. Sin embargo, el interés en Java para HPC
ha ido creciendo debido a su rendimiento cada vez
mayor y caracteŕısticas como los soportes de multi-
threading y de red en el core del lenguaje [2]. Por
lo tanto, diversos proyectos han surgido para permi-
tir el uso de Java en la programación GPGPU. De
hecho OpenJDK, AMD y Oracle están trabajando
en el proyecto Sumatra [7] para dar soporte desde
la JVM al uso de Java en GPUs. Sin embargo, este
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proyecto no está disponible para su evaluación, aśı
que nos centraremos en otras soluciones activas hoy
en d́ıa.

Entre todas ellas, podemos distinguir dos acer-
camientos, aquellos que proporcionan acceso en
Java a funciones y lenguajes de bajo nivel (CUDA,
OpenCL) mediante JNI (Java bindings) o aquellos
con un API cercana al usuario que abstrae la pro-
gramación GPU y proporcionan un sistema que en
tiempo de ejecución traduce el bytecode de Java en
CUDA u OpenCL de manera transparente. Mientras
que los primeros están orientados a obtener mayor
rendimiento, aumentar la programabilidad hace posi-
ble encontrar un equilibrio entre alto rendimiento y
productividad.

La Tabla I resume los proyectos más relevantes
de computación GPGPU en Java indicando a ma-
yores la libreŕıa nativa subyacente. En cuanto a los
proyectos relacionados con CUDA, JCUDA [8] pro-
porciona su propia interfaz para invocar ciertas fun-
ciones CUDA y kernels desarrollados por el usuario.
Sin embargo, no está inclúıdo en el grupo de proyec-
tos user-friendly puesto que requiere habilidades de
programación a bajo nivel y cierto conocimiento de
las funciones CUDA.

jCuda [9] es el proyecto Java GPGPU más ac-
tivo. Proporciona un wrapper directo al API y al
driver de CUDA 4.2, permitiendo interacción directa
con el dispositivo, incluyendo la gestión de memo-
ria y permitiendo el lanzamiento de kernels CUDA
desde Java. La principal fortaleza de este proyecto
es que proporciona soporte a bibliotecas CUDA op-
timizadas como CUBLAS (CUDA Basic Linear Al-
gebra Subprograms), CUFFT (CUDA Fast Fourier
Transforms), CUDPP (CUDA Data Parallel Primi-
tives), CURAND (CUDA Random Number Gener-
ation), CUSPARSE (CUDA Sparse Matrix) y NPP
(NVIDIA Performance Primitives). El API de jCuda
consiste en un conjunto de métodos estáticos que son
muy similares a las funciones de biblioteca nativa, ya
que el objetivo de jCuda es mantener el API tan cerca
del original como sea posible, incluyendo también
funciones con el fin de utilizar kernels definidos por
el usuario en lenguaje CUDA, aśı como funciones de
manejo de punteros.

En cuanto a las soluciones user-friendly, Java-
GPU [10] introduce directivas para descargar código
Java en la GPU, mientras que Rootbeer [11] propor-
ciona una API espećıfica de alto nivel para Java y
traduce el bytecode generado a CUDA.

TABLA I

Soluciones disponibles para la computación GPGPU en

Java

Java bindings User-friendly

CUDA
JCUDA [8] Java-GPU [10]

jCuda [9] Rootbeer [11]

OpenCL
JOCL [12] Aparapi [13]

JogAmp JOCL [14]

Las soluciones Java bindings con OpenCL incluyen
JOCL [12] y JogAmp JOCL [14]. La principal dife-
rencia entre ellos es que, mientras el primero pro-
porciona soporte para OpenCL 1.2, el último sólo
maneja OpenCL 1.1.

Por último, Aparapi [13], soportado por AMD, es
el proyecto más actual y activo de Java OpenCL y
proporciona soporte para OpenCL 1.2. Al progra-
mador de Aparapi se le proporciona un API de alto
nivel para expresar cargas de trabajo paralelas en
Java, pudiendo obviar todos los detalles de imple-
mentación relacionados con la GPU. Sin embargo, es
necesario conocer algunas nociones de como funciona
la GPU para poder realizar una distribución de tra-
bajo eficiente y obtener un aumento de rendimiento
significativo, pero no es necesario en absoluto ningún
conocimiento de OpenCL. Aparapi, en tiempo de eje-
cución, traducirá estas cargas de trabajo paralelas a
OpenCL y las descargará en la GPU o en un pool
de threads. Si por cualquiera razón el soporte para
OpenCL no está disponible se ejecutará en un pool
de threads de Java.

III. Evaluación del Rendimiento

En esta sección se evalúa el rendimiento de dos
proyectos Java GPGPU representativos, selecciona-
dos por ser los más activos y representativos: jCuda,
entre las implementaciones directas de wrappers so-
bre libreŕıas nativas, y Aparapi, entre las enfocadas
a user-friendly. Por otro lado, el hecho de que
jCuda esté basada en CUDA y Aparapi en OpenCL,
es especialmente relevante. Trabajos previos [15]
que evalúan CUDA y OpenCL en la plataforma de
pruebas experimental usada en esta sección han de-
mostrado que CUDA y OpenCL son capaces de pro-
porcionar aproximadamente el mismo rendimiento.
Por lo tanto, la implementación eficiente de un código
dado es la razón principal de las diferencias de
rendimiento entre CUDA y OpenCL.

A. Configuración Experimental

La plataforma de pruebas usada para la evaluación
de rendimiento es un servidor x86 64 con las siguien-
tes caracteŕısticas:

TABLA II

Descripción de la plataforma de pruebas

CPU
1 × Intel(R) Xeon

hexacore X5650 @ 2.67GHz

Rend. CPU
64.08 GFLOPS DP

(10.68 GFLOPS DP per core)

GPU
1 × NVIDIA Tesla

“Fermi” M2050

Rend. GPU 515 GFLOPS DP

Memory 12 GB DDR3 (1333 MHz)

OS
Debian GNU/Linux,

kernel 3.2.0-3

CUDA version 4.2 SDK Toolkit

JDK version OpenJDK 1.6.0 24
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La evaluación de GPGPU en Java ha sido realizada
empleando kernels GPGPU sintéticos, fragmentos de
código que representan el núcleo de distintas aplica-
ciones HPC ampliamente extendidas (e.g., kernel de
multiplicación de matrices). Los kernels sintéticos
empleados para la evaluación de GPGPU en Java
han sido seleccionados de entre los diponibles en
la suite de benchmarks SHOC (Scalable HeterOge-
neous Computing) [16] y ejemplos correspondientes
a la distribución JAVA-GPU. Por otro lado, la suite
SHOC determina el rendimiento computacional del
sistema con ayuda de kernels de aplicación. La
Tabla III presenta los tres kernels sintéticos selec-
cionados. Hemos desarrollado implementaciones en
Java, JCuda y Aparapi, las cuales operan sobre la
CPU, y en CUDA y OpenCL en la GPU, respecti-
vamente, permitiendo el análisis comparativo de su
rendimiento.

TABLA III

Kernels Sintéticos Seleccionados

Kernel Suite Medida Descripción

GEMM SHOC GFLOPS
Multiplicación
de Matrices

Stencil2D SHOC
Time &
GFLOPS

Un cálculo de
stencil-2D de
nueve puntos

FFT SHOC
Time &
GFLOPS

Transformada
Rápida de
Fourier

B. Análisis de Resultados Experimentales

Los resultados de rendimiento mostrados en las
Figuras 1-3 son el resultado del promedio de 5 ejecu-
ciones, observando poca variabilidad entre las medi-
das.

La Figura 1 presenta los resultados del rendimiento
del kernel de multiplicación de matrices obtenidos en
términos de GFLOPS, de las implementaciones en
CUDA, jCuda, Aparapi y Java. CUDA consigue el
mayor rendimiento, seguido de jCuda. Como am-
bas se basan en la misma rutina de multiplicación de
matrices de CUBLAS, la diferencia de rendimiento
entre ellas se debe a la sobrecarga de los movimien-
tos de datos entre Java y la GPU. De hecho, jCuda
sufre una penalización superior para el tamaño de
problema 2048x2048 debido a la alta sobrecarga de
inicialización de la copia de datos pero, a medida que
aumenta el tamaño del problema, jCuda es capaz de
obtener en torno a un 85-90% del rendimiento de
CUDA.

Como las JVM estándar no son compatibles con
las GPU directamente, los resultados de Java se han
obtenido en la CPU, ejecutando un código Java se-
cuencial puro (sin depender de métodos nativos) de
multiplicación de matrices. Este código obtiene en
torno a 1,3-1,6 GFLOPS tanto para simple como
doble precisión. Aunque Java seŕıa capaz de lograr
un mayor rendimiento llamando a cualquier biblio-
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Fig. 1. Rendimiento del kernel de Multiplicación de Matrices

teca BLAS con bindings a Java (por ejemplo, In-
tel Math Kernel Library, MKL), se opta por uti-
lizar como referencia un código Java estándar y to-
talmente portable.

Por último, se introdujo Aparapi en la imple-
mentación Java del kernel estándar y los beneficios de
rendimiento observados son muy importantes, hasta
40 veces más rápido para las ejecuciones de simple
precisión (1,6 GFLOPS en Java y hasta 64 GFLOPS
en Aparapi) y hasta 23 veces más rápido para las ope-
raciones de doble precisión (1,3 GFLOPS en Java y
hasta 31 GFLOPS en Aparapi). En el caso de que
Aparapi no encontrase una GPU en el sistema, se
ejecutaŕıa el código utilizando la CPU, por lo que la
portabilidad no está comprometida con esta solución.

La Figura 2 presenta los resultados del kernel
del Stencil2D, en términos de Tiempo (segundos) y
GFLOPS, de las implementaciones en CUDA, jCuda,
Aparapi y Java. Una vez más, CUDA alcanza el
máximo rendimiento y Java, en CPU, es alrededor
de 40-60 veces más lento. Sin embargo, jCuda y
Aparapi son capaces de alcanzar alrededor del 50-
75% del rendimiento nativo en CUDA, acelerando
hasta en 33 veces el rendimiento de Java.

Aqúı, jCuda no usa una biblioteca CUDA, por lo
que su rendimiento no es tan cercano a CUDA como
en el kernel de multiplicación de matrices. Además,
como tanto jCuda como Aparapi aplican el mismo al-
goritmo, ambos logran resultados similares. Sin em-
bargo, la productividad de Aparapi es mucho mayor,
ya que ha sido mucho más fácil desarrollar el código
de Aparapi que el de jCuda. Este menor tiempo
de desarrollo y el significativo aumento de veloci-
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Fig. 2. Rendimiento del kernel Stencil 2D
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Fig. 3. Rendimiento del kernel FFT
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dad logrado sugieren que Aparapi es la mejor opción
Java GPGPU cuando jCuda no puede basarse en
una biblioteca CUDA optimizada como CUBLAS o
CUFFT.

La Figura 3 presenta los resultados del kernel de la
FFT, en términos de Tiempo (segundos) y GFLOPS,
de las implementaciones en CUDA, jCuda, Aparapi
y Java. En este caso, jCuda se basa en la CUFFT
pero el kernel no es tan computacionalmente inten-
sivo como la multiplicación de matrices (este algo-
ritmo FFT tiene una complejidad de nlog(n), mien-
tras que la multiplicación de matrices tiene una com-
plejidad de O(n3)). En consecuencia, las tranferen-
cias de datos Java-GPU tienen mayor impacto en el
rendimiento global de jCuda, que alcanza alrededor
del 25-30% del rendimiento bruto en CUDA.

La FFT en Aparapi es alrededor de 20 veces más
rápida que Java en la CPU pero, al mismo tiempo,
es alrededor de 2-3 veces más lenta que jCuda y
más de un orden de magnitud más lenta que CUDA.
Sin embargo, para los programadores Java, Aparapi
se presenta como una opción portable y productiva
para acelerar aplicaciones estándar en Java en pre-
sencia de GPU. Sin embargo, cuando el rendimiento
es cŕıtico, jCuda (e incluso escribir métodos nativos
en CUDA, accesibles por JNI) es el camino a seguir,
a pesar del coste que supone la pérdida de portabili-
dad y la necesidad de un mayor tiempo para lograr
la solución.

IV. Conclusiones

En este art́ıculo se han presentado y analizado
las bibliotecas más relevantes que permiten el uso
de Java en la computación GPGPU. Después de se-
leccionar las más representativas, jCuda y Aparapi,
la evaluación de su rendimiento ha demostrado que,
mientras Aparapi representa un equilibrio adecuado
entre la productividad y el rendimiento, jCuda re-
quiere un mayor esfuerzo de programación, pero, a
cambio, proporciona un mayor rendimiento, especial-
mente cuando es posible utilizar libreŕıas CUDA op-
timizadas como CUBLAS y CUFFT, siendo capaz
de rivalizar con el rendimiento de CUDA. Las con-
clusiones derivadas de este trabajo son la clave para
ofrecer a los desarrolladores de Java una información
actualizada sobre las soluciones disponibles para pro-
gramación GPGPU y su rendimiento, aumentando
definitivamente su productividad.
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Extensión del modelo Roofline y herramientas
para su uso

O.G. Lorenzo, T.F. Pena, J.C. Cabaleiro, J.C. Pichel, F.F. Rivera 1

Resumen— Los sistemas actuales pueden presentar
complejas jerarqúıas de memoria y heterogeneidad
a nivel de memorias, núcleos y procesadores. Como
consecuencia, su programación eficiente es un reto.
Un modelo de caracterización de rendimiento, que
ofrezca directrices e información sobre la ejecución
de un código, es útil para la comprensión del com-
portamiento del mismo. En este art́ıculo se presenta
un nuevo modelo diseñado como una extensión del
conocido Berkeley Roofline Model. Nuestro objetivo
ha sido incluir información que tenga en cuenta las
complejidades de múltiples núcleos y sistemas hete-
rogéneos, y aśı, entender su influencia sobre un códi-
go cuando se ejecuta en un sistema particular. Las
caracteŕısticas incorporadas al modelo básico son: su
carácter dinámico, la posibilidad de analizar cada th-
read individualmente y la incorporación de un nuevo
parámetro, la latencia de acceso a memoria. Se han
implementado una serie de herramientas para obte-
ner y representar este modelo de manera amigable.

Palabras clave— Roofline Model, Rendimiento, Con-
tadores Hardware, PEBS, NPB.

I. Introducción

EL comportamiento de los accesos a la memoria
es uno de los aspectos que más influyen en el ren-

dimiento de cualquier código. Este hecho es cada vez
más relevante a medida que aumenta la influencia del
“memory wall” [1]. Un área en la que la gestión de
memoria y su utilización es especialmente importan-
te es la de los sistemas paralelos y distribuidos y, en
particular, en las actuales arquitecturas multinúcleo.
Al entrar en la era manycore este problema se agra-
va al incorporar interconexiones más complejas entre
los núcleos y la memoria.

Con el fin de ayudar a los programadores a enten-
der el rendimiento de un código en un sistema parti-
cular, se han propuesto varios modelos para su carac-
terización. En particular, el Berkeley Roofline Mo-
del [2] (RM) ofrece un buen equilibrio entre simpli-
cidad y capacidad de descripción en una gráfica 2D.
Sin embargo, su propia simplicidad puede ocultar al-
gunos cuellos de botella presentes en algunas arqui-
tecturas modernas. En este trabajo se presenta una
extensión del RM. En particular, el RM se amplió to-
mando diferentes mediciones durante la ejecución de
una aplicación, con el fin de mostrar la evolución de
diferentes fases de la misma. Hemos denominado a
este modelo Dynamic Roofline Model (DyRM), para
resaltar el hecho de que muestra la evolución en el
tiempo de la ejecución de un código, hilo a hilo. Esto
tiene especial importancia en sistemas multinúcleo
y heterogéneos, ya que muestra claramente las dife-
rencias en la ejecución para cada uno de los núcleos.

1CITIUS Centro de Investigación en Tecnolox́ıas da In-
formación, Univ. of Santiago de Compostela, Spain, Email:
{oscar.garcia, tf.pena, jc.cabaleiro, juancarlos.pichel, ff.rivera
}@usc.es

Para poder detectar la variabilidad en las diferencias
en tiempo de acceso de diferentes hilos a diferentes
celdas de memoria principal, el DyRM se ha amplia-
do en una tercera dimensión que muestra la latencia
media de los accesos a memoria principal.

Para obtener este modelo, hemos desarrollado una
herramienta que utiliza los contadores hardware pre-
sentes en los procesadores modernos. Recoge los da-
tos proporcionados por estos contadores, los cuales
son utilizados por una segunda herramienta para rea-
lizar diferentes visualizaciones útiles para el progra-
mador.

Estos contadores hardware de rendimiento son me-
canismos de monitorización incluidos en la Unidad
de Supervisión del Rendimiento (Performance Mo-
nitoring Unit [3]) de la mayoŕıa de los microproce-
sadores modernos. Su uso está ganando popularidad
como una herramienta de análisis y validación. Su
efecto sobre el programa analizado es prácticamente
imperceptible y su precisión se ha incrementado no-
tablemente gracias nuevos mecanismos de muestreo
como el PEBS (Precise Event-Based Sampling [4])
de Intel.

II. El Roofline Model

Los modelos de análisis estocásticos y estad́ısticos
de rendimiento [5–7] pueden predecir con precisión
el rendimiento del programa en multiprocesadores,
pero rara vez dan una idea de cómo mejorar la efi-
ciencia de los programas, de los compiladores y de
los sistemas, siendo además dif́ıciles de utilizar por
no expertos. El RM es un modelo fácil de entender,
y a partir del cual se pueden inferir directrices de
mejora e información sobre el comportamiento de un
programa. Ofrece información sobre cómo mejorar el
rendimiento del software y hardware.

El RM utiliza un enfoque simple, en donde se po-
ne en relieve y se cuantifica la influencia del cuello
de botella del sistema. En los sistemas modernos,
el cuello de botella principal es, a menudo, la co-
nexión entre el procesador y la memoria principal.
Esta es la razón por la que en el RM se relaciona el
rendimiento del procesador con el tráfico de memo-
ria fuera del chip. Se utiliza el término “intensidad
operacional” como número de operaciones por byte
de tráfico DRAM (medido en Flops/Byte). Mide el
tráfico entre las memorias caché y la memoria, en lu-
gar de entre el procesador y las caches. Por lo tanto,
la intensidad operacional indica el ancho de banda de
memoria DRAM que necesita un kernel en un equi-
po determinado. El RM une el rendimiento (medido
en GFlops/sec), la intensidad operacional y el ren-
dimiento de la memoria en un único gráfico 2D.
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(a) DyRM sp.B, coloración temporal. (b) DyRM sp.B, coloración de densidad.

Fig. 1. Ejemplos de Roofline Models Dinámico para la NPB benchmark sp.B.

El RM incluye la definición de ĺımites de rendi-
miento, concretamente, ĺıneas horizontales que mues-
tran el rendimiento pico en punto flotante. De este
modo, el rendimiento de punto flotante real de un
kernel en particular no puede sobrepasar la ĺınea ho-
rizontal del gráfico RM, ya que esta ĺınea es un ĺımi-
te impuesto por el hardware. Una segunda ĺınea, con
una determinada pendiente, delimita el máximo ren-
dimiento de punto flotante que el sistema de memo-
ria puede soportar para una intensidad operacional
dada. Su pendiente se correspondeŕıa con el máximo
ancho de banda de memoria. Las dos ĺıneas se cruzan
en el punto de máximo rendimiento computacional y
máximo ancho de banda de memoria. De esta ma-
nera, si la intensidad operacional del código está por
debajo de la parte inclinada de este techo, significa
que su rendimiento está limitado por la memoria. Si,
por contra, está por debajo de la parte plana, estaŕıa
limitado por la computación.

El RM ofrece una representación simple del ren-
dimiento de programas en un sistema. No obstante,
en algunos casos, puede ser engañosa. Consideremos
un programa que pasa por dos fases de ejecución, la
primera cerca del máximo de GFlops/sec y de in-
tensidad operacional de la máquina, mientras que la
segunda con un peor rendimiento y limitada por el
acceso a memoria. El RM indicaŕıa el rendimiento del
código en un solo punto de la figura, tal vez entre el
rendimiento de las dos fases, que no seŕıa totalmente
representativo del comportamiento real del progra-
ma. Consideremos ahora un sistema heterogéneo. El
RM daŕıa un punto de rendimiento único para todo
el sistema, ocultando aśı la heterogeneidad de la ar-
quitectura. Las diferencias en el interior del sistema
se podŕıan analizar si los hilos se estudian por sepa-
rado. Situaciones como éstas justifican la propuesta
de un DyRM, que proporciona información a interva-
los regulares de una ejecución, mostrando cada uno
de los hilos de manera independiente.

III. Extensiones al Roofline Model

A. Roofline Model Dinámico: DyRM

El DyRM propuesto es esencialmente el equivalen-
te a dividir en segmentos de tiempo la ejecución de un
código y obtener un RM para cada uno, para, a con-
tinuación, combinarlos en un único gráfico. De esta
manera se obtiene una vista más detallada del ren-
dimiento durante toda la vida del código, mostran-
do su evolución y comportamiento. Con el DyRM se
pueden detectar diferentes fases en la ejecución. Pa-
ra mostrar la evolución del programa en el tiempo,
se colorea cada punto de la gráfica secuencialmente,
usando un gradiente de color. Adicionalmente, para
mostrar las fases de ejecución, se puede realizar una
estimación de la densidad de los puntos del DyRM.
Tal estimación permite identificar las zonas en el mo-
delo en el que el código pasa más tiempo. Los grupos
resultantes se pueden resaltar en el DyRM y, con un
cambio de coloración, se pueden mostrar en un gráfi-
co de densidad, dando una mejor visión de estos. Con
el uso de ambos gráficos, DyRM combina la simpli-
cidad del RM con una vista detallada de la ejecución
del programa.

Un ejemplo se muestra en la figura 1. Aqúı mos-
tramos el DyRM de uno de loas hilos de una aplica-
ción que se ejecuta en dos procesadores Intel Xeon
E5-2603. En este sistema hemos identificado tres te-
chos, que representan el rendimiento máximo de un
núcleo del procesador. El techo superior representa
el pico en GFlops/sec del núcleo, usando instruccio-
nes SIMD, y el ancho de banda de memoria máximo
teórico [8] (este techo alcanza los 14,4 GFlops/s y
se corta en la figura). El techo intermedio representa
el máximo de GFlops/sec sin instrucciones SIMD,
considerando una operación de multiplicación y otra
de suma por ciclo, y el ancho de banda de memo-
ria máximo dado por el benchmark STREAM [9].
El techo inferior representa los GFlops/sec conside-
rando sólo una operación en punto flotante por ci-
clo y el peor ancho de banda de memoria dado por
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el STREAM. En la figura 1(a) se muestra cómo la
aplicación sitúa su comportamiento mayoritariamen-
te bajo el techo inferior. Cada medición se colorea
gradualmente según el momento en que fue tomada.
En la figura 1(b) se puede ver el tipo de comporta-
miento, donde más tiempo pasa el programa, funda-
mentalmente en dos zonas. Una de estas zonas supera
el techo inferior, lo que significa que hace más de una
operación en punto flotante por ciclo, mediante la
combinación de operaciones suma y multiplicación.
La otra zona está por debajo de la parte inclinada
del techo, por lo que está limitada por la memoria, y
podŕıa no beneficiarse del uso de operaciones SIMD.

B. DyRM Extendido con Latencia

El RM modela el rendimiento de la memoria de un
sistema a través de la intensidad operacional. Este
indicador utiliza el número de operaciones en punto
flotante por byte accedido desde la memoria princi-
pal, teniendo en cuenta, aśı, la capacidad de la je-
rarqúıa de memoria para servir los datos necesarios
a la velocidad requerida por las unidades de pun-
to flotante. Sin embargo, puede ser insuficiente en
sistemas NUMA (Non Uniform Memory Access). El
RM establece ĺımites superiores para el rendimiento,
pero en un sistema NUMA, la distancia y conexión
de los bancos de memoria a los diferentes núcleos
puede implicar variaciones en el tiempo de acceso a
memoria principal. Esta variación se muestra en el
DyRM como variaciones en los GFlops/sec en cada
núcleo, aunque cada núcleo realice las mismas opera-
ciones, algo común en aplicaciones multihilo. De esta
manera, el mismo código puede comportarse de ma-
nera diferente dependiendo de donde se haya situado
para su ejecución. De este modo, la intensidad ope-
racional puede seguir siendo la misma, ocultando el
hecho de que los peores rendimientos son debidos al
subsistema de memoria.0 Un programador que tra-
te de aumentar el rendimiento de la aplicación no
sabrá discernir si las diferencias en GFlops/sec son
debidas al acceso a memoria o a otras razones, co-
mo a escalado de potencia o la presencia de otros
procesos en algunos núcleos.

Proponemos ampliar el modelo DyRM con una ter-
cera dimensión que muestre la latencia media de los
accesos de memoria para cada punto en el gráfico, ya
que resaltaŕıa claramente este problema, y seŕıa útil
sobre todo en los sistemas NUMA. En la figura 2 se
puede ver un ejemplo de esta representación. Se ob-
serva el mismo caso de la figura 1, pero donde cada
punto del DyRM muestra ahora la latencia media de
acceso a memoria durante su intervalo.

IV. Intel PEBS

La herramienta propuesta hace uso del mecanismo
PEBS [4] para obtener los datos del modelo. PEBS es
una función de muestreo avanzada de los procesado-
res Intel en la que el procesador graba directamente
muestras en una región de memoria designada. Con
PEBS, cada muestra contiene el estado del procesa-
dor en el momento en el que un contador hardware

Fig. 2. DyRM3D, sp.B, GFlops/sec-Flops/B-Latecia (ciclos)

se desborda. Este contador puede medir diferentes
eventos hardware y se desborda cuando alcanza un
valor definido al programarlo. La precisión de PEBS
proviene del hecho de que se registra el puntero de
instrucción en cada muestra, y éste está a lo sumo
a una instrucción de distancia de donde el contador
en realidad se desbordó. Una ventaja clave de PEBS
es que se minimiza la sobrecarga, debido a que el
núcleo de Linux sólo está implicado cuando la me-
moria intermedia del PEBS se llena. Es decir, no se
produce una interrupción hasta que una cierta can-
tidad de muestras están disponibles. Una restricción
de PEBS es que sólo funciona con ciertos eventos.

En los procesadores Intel modernos, a partir de la
arquitectura Nehalem, el formato de registro PEBS
permite obtener información detallada sobre los ac-
cesos a memoria. Al muestrear las operaciones de
memoria, se registra la dirección virtual de los datos
cargados o datos guardados. Para las operaciones de
carga también se registra la latencia a la que se sirven
los datos (en número de ciclos), aśı como información
detallada sobre el nivel de memoria desde donde se
leen.

Con el fin de interactuar con los contadores hard-
ware utilizamos la interfaz Linux perf events [10].
Esta interfaz proporciona un medio para interactuar
con el kernel de Linux a través de una API del sis-
tema. En este caso, el buffer de muestreo se alma-
cena en el espacio de kernel, y se puede leer en el
espacio de usuario una vez que ha desbordado. La
interfaz perf events ampĺıa el formato PEBS, regis-
trando para cada muestra otros datos, como el pid
y el tid del proceso activo. También ofrece la posi-
bilidad de realizar multiplexado en el tiempo con los
contadores. De este modo se pueden registrar más
eventos cuasi-simultáneamente de los que permite la
arquitectura hardware. Para ello registra, para cada
muestra, una información temporal precisa que indi-
ca cuánto tiempo han estado funcionando los conta-
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dores respecto del total.

Por el momento la interfaz perf events no ofrece
acceso al subsistema de medición de la latencia de
lectura a memoria, y con ello el registro PEBS com-
pleto de los nuevos procesadores de Intel, de manera
estable. Sin embargo existen versiones en desarrollo
que śı lo hacen, y se espera que se añadirá al núcleo
principal de Linux en un futuro próximo. Usando
estas versiones en desarrollo, la interfaz permite rea-
lizar el muestreo de procesos individuales y sus hijos,
independientemente del núcleo donde se ejecuten, o
del sistema completo, es decir, en todos los núcleos
simultáneamente, pero acumulando los datos de to-
dos los procesos en cada uno.

Mediante el uso de esta interfaz aseguramos com-
patibilidad a través de numerosos sistemas, siempre
y cuando estén basados en Linux e arquitecturas de
Intel.

V. Herramientas de Captura y Análisis

Se ha implementado un conjunto de herramientas
para obtener y procesar la información sobre el ren-
dimiento de un sistema de memoria compartida. Una
aplicación en ĺınea de comandos utiliza la interfaz Li-
nux perf events para leer los contadores hardware
en cada CPU y caracterizar el rendimiento de todo
el sistema. A continuación, los datos se procesan en
un entorno R [11].

A. Captura de Datos para DyRM

Para obtener el DyRM se necesitan los datos
de las operaciones de punto flotante realizadas en
cada núcleo. En los modernos procesadores Intel
Sandy/Ivybridge [12] esto significa grabar hasta
diez eventos de hardware diferentes (variaciones de
fp comp ops exe y simd fp 256). Si no se tienen
en cuenta las instrucciones de punto flotante empa-
quetadas, puede ser suficiente con medir sólo dos
eventos, fp comp ops exe:sse scalar double
y fp comp ops exe:sse fp scalar single. Por
otro lado, también es preciso medir el tráfico entre
las memorias caché y la memoria principal, de modo
que para cada núcleo se registran el número de ĺıneas
caché léıdas desde la memoria principal (evento
offcore request: all data read). En todas
las muestras se captura tanto información sobre el
número de operaciones de punto flotante como de
acceso a memoria. El recuento de instrucciones en
cada núcleo se utiliza para establecer el peŕıodo de
muestreo, por lo que en cada desbordamiento se ob-
tiene información sobre el número de instrucciones,
operaciones de punto flotante y datos léıdos. De
esta manera el peŕıodo de muestreo puede ajustarse
fácilmente, de forma independiente del número de
Flops del programa.

Se captura el estado de los contadores hardware
en cada núcleo. Si más de un proceso o subproceso
se ejecuta simultáneamente en el mismo núcleo, los
datos deben ser escalados, para que cada hilo se pue-
da monitorizar de forma individual. Cada muestra
tiene información sobre el pid y tid de la instruc-

TABLA I

Sobrecoste de la Captura de Datos.

Programa Tiempo(s) Sobrecoste( %)

bt.A 53.27 0.23

bt.B 218.61 0.30

bt.C 834.15 0.02

cg.A 0.70 1.07

cg.B 36.07 3.19

cg.C 96.46 3.15

ft.A 3.21 2.18

ft.B 41.10 1.85

lu.A 48.67 2.95

lu.B 197.41 0.36

lu.C 754.40 0.46

ua.A 41.37 1.00

ua.B 164.30 0.77

ua.C 629.21 1.99

sp.A 54.36 <0.01

sp.B 213.29 0.56

sp.C 786.36 0.27

ción espećıfica capturada. Esto, junto con la infor-
mación de temporización proporcionada por la in-
terfaz perf events, permite escalar los datos de ca-
da núcleo para aproximar los valores de cada hilo.
De esta manera, la programación de los contadores
hardware se convierte en una tarea sencilla y la eje-
cución de un programa se puede monitorizar de ma-
nera completa, incluyendo los procesos del sistema
operativo necesarios.

B. Sobrecoste de la captura

La aplicación de captura de datos es muy ligera.
El sobrecoste está determinado principalmente por
las tasas de muestreo: cuanto mayor sea la resolu-
ción deseada, mayor será el sobrecoste. La mayoŕıa
de las figuras en este documento se obtuvieron to-
mando muestras cada 108 instrucciones (aproxima-
damente una muestra cada 5 ms para la mayoŕıa de
los códigos usados). Cuando el tiempo de ejecución
de un programa supera los 50 segundos, el periodo de
muestreo se sube a 3x108instrucciones, aśı el tamaño
del archivo de la traza resultante sigue siendo razo-
nable (menos de 10 MB) y sólo afecta ligeramente a
la resolución de las gráficas.

Unos valores t́ıpicos del sobrecoste se muestran en
la tabla I. En esta tabla se muestran los tiempos de
ejecución, en un servidor con 2 procesadores Intel
Xeon E5-2603 (8 núcleos) y 16GB de RAM, de algu-
nos benchmarks de la NAS Parallel Benchmark Suite
for OpenMP (NPB-OMP) [13] con 8 hilos, compila-
dos sin optimización, y el sobrecoste que se obtiene
ejecutando los códigos junto con el programa de cap-
tura de datos. Debe tenerse en cuenta que el sobre-
coste del programa de captura y toma de muestras
es bajo y, en muchos casos, dentro del error de la
medida. Aśı, en los casos en los que el muestreo se
fijó a 3x108 (en cursiva en la Tabla I) este sobrecoste
por lo general permanece por debajo del 0,8 %.

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 160



C. Interfaz Gráfica para DyRM

Para simplificar el estudio estad́ıstico de la infor-
mación recopilada se utiliza el entorno R. Se han
implementado una serie de funciones en lenguaje R
para leer y procesar los archivos de datos. Para fa-
cilitar su uso se ha diseñado una interfaz gráfica de
usuario (GUI) utilizando también este entrono (véase
la figura 3). Esta interfaz se encarga de leer y proce-
sar los datos, aśı como de la elaboración de diferen-
tes figuras. Las figuras pueden ser desde gráficas que
muestran la evolución en el tiempo del número de
instrucciones ejecutadas o la latencia media de acce-
so a memoria, hasta otras más complejas, como los
modelos DyRM y representaciones 3D incluyendo la
información de latencias de acceso a memoria. Tam-
bién puede mostrar esta evolución dinámicamente,
mediante una animación.

Fig. 3. La interfaz gráfica en el entorno R.

Para poder ofrecer una imagen completa del sis-
tema, la herramienta permite seleccionar los datos
recogidos de diversos modos. Es posible centrarse en
el hardware, y mostrar las gráficas para cada núcleo
de un procesador individualmente, usando los datos
completos, sin diferenciar entre los procesos que en él
se ejecutan. También es posible centrarse en los pro-
cesos, y representar modelos para cada pid o tid en
ejecución. De esta manera, los usuarios tienen una vi-
sión completa del rendimiento del sistema. La propia
aplicación permite mostrar figuras compuestas con
varios gráficos simultáneamente. La interfaz también
muestra estad́ısticas relevantes de los procesos, como
GFlops/sec medios, intensidad operacional media o
latencia media.

Como ejemplo de estas funcionalidades se pueden
ver las figuras 4, 5 y 6. Estas muestran la ejecución
de dos benchmarks del NPB-OMP ejecutados de for-
ma consecutiva, primero sp.A y después ft.A, en un
servidor con 2 procesadores Intel Xeon E5-2603 (8
núcleos en total) y 16GB de RAM. En la figura 4
se muestra la evolución completa del sistema, mos-
trando para cada núcleo su DyRM. En esta figura se
observa cómo cada punto del DyRM se colorea res-

pecto al tiempo total de captura de datos, cuya escala
se muestra en la última subfigura. En la figura 5 se
muestran los DyRM tanto del núcleo 2 como de las
aplicaciones alĺı ejecutadas, por separado. Nótese que
el coloreado del DyRM se realiza respecto del tiempo
total de medición, y que la propia herramienta escala
los datos para obtener una visión real del comporta-
miento de cada hilo por separado. Por último, en
la figura 6, se puede observar el DyRM en 3D, con
información de latencia, del sistema completo, con
todos los núcleos combinados. Aqúı la coloración se
ha realizado en función del procesador, de este modo
los datos de cada procesador tienen un color distinto;
esto es aśı para poder comprobar si hay diferencias
en el tiempo de acceso a memoria dependiendo del
procesador (también es posible realizar la coloración
temporal). En este caso la diferencia entre procesa-
dores no es relevante, pero śı se observan diferencias
entre las dos aplicaciones ejecutadas.

Fig. 4. Modelos DyRM para los 8 núcleos del sistema.

VI. Conclusiones

En este trabajo se presenta un conjunto de exten-
siones al Berkerley Roofline Model y mostramos su
utilidad. Para ayudar a crear estos modelos se han
aprovechado los contadores PEBS de los procesado-
res Intel para implementar una serie de herramientas
que automatizan la tarea. Hemos demostrado que,
mientras que el Berkerley Roofline Model sigue sien-
do un modelo útil y simple, esconde algunas de las
caracteŕısticas de las aplicaciones que influyen en su
rendimiento en muchos sistemas, especialmente mul-
ticore o NUMA. Nuestro modelo ampliado, el DyRM,
resalta comportamientos como la existencia de fases
o desequilibrios, facilitando su detección. Al ampliar
el DyRM con información de la latencia de acceso a
memoria principal, se pueden detectar diferencias en
los tiempos de acceso a memoria que pueden influir
en el rendimiento de códigos paralelos. Hemos desa-
rrollado un conjunto de herramientas que permiten
obtener estos modelos de manera simple y eficiente,
en sistemas basados en Linux e arquitecturas Intel.
Por último se ha implementado una interfaz gráfi-
ca que permite obtener de forma simple gráficas del
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(a) DyRM núcleo 2 (b) DyRM núcleo 2 tid 2809, ep.A (c) DyRM núcleo 2 tid 2815, ft.A

Fig. 5. DyRM de ep.A y ft.A. Detección de aplicación.

(a) DyRM3d, GFlops/sec Flops/B (b) DyRM3d, Flops/B Latency(cycles)

Fig. 6. DyRM3d de ep.A y ft.A. Procesador 0 (núcleos 0-3) en rojo, procesador 1 (núcleos 4-7) en negro.

rendimiento y del DyRM extendido de un programa.

Agradecimientos

Este trabajo ha estado parcialmente financiado
por el Ministerio de Educación y Ciencia, fondos FE-
DER, bajo el contrato TIN 2010-17541, y por el pro-
yecto de la Xunta de Galicia 09TIC002CT. Ha sido
desarrollado en el marco de la red europea HiPEAC-
2 y de la red española CAPAP-H.
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Metodoloǵıa para predecir la escalabilidad de
aplicaciones paralelas

Javier Panadero, Alvaro Wong, Dolores Rexachs y Emilio Luque 1

Resumen—El comportamiento de las aplicaciones de
paso de mensajes en un computador paralelo, a medi-
da que estas escalan, puede variar y causar problemas
a distintos niveles. Con el objetivo de proporcionar
información del comportamiento de estas aplicaciones
en un determinado sistema, se propone una metodo-
loǵıa que permitirá analizar y predecir el comporta-
miento de la escalabilidad en aplicaciones de paso de
mensajes, utilizando un tiempo acotado y un núme-
ro de recursos limitados. La metodoloǵıa propuesta
se basa en el hecho que la mayoŕıa de aplicaciones
cient́ıficas son desarrolladas utilizando determinados
patrones, tanto de comunicación como de cómputo,
los cuales presentan un comportamiento espećıfico. A
medida que el número de procesos de la aplicación
aumenta, estos patrones variarán su comportamiento
siguiendo unas determinadas reglas, siendo funcional-
mente constantes. Nuestra metodoloǵıa propone ca-
racterizar estos patrones con el objetivo de encontrar
sus reglas generales de comportamiento, mediante las
cuales construir una traza lógica de la aplicación con
la cual poder predecir su rendimiento. La metodoloǵıa
utiliza la herramienta PAS2P, lo que permite realizar
un análisis eficiente de la aplicación, ya que permi-
te analizar únicamente un conjunto reducido de fases
relevantes cubriendo aproximadamente un 95 % del
total de la aplicación.

Palabras clave— Predicción de escalabilidad, Patrón
de la aplicación, Aplicaciones paralelas, Sistemas HPC

I. Introducción

DURANTE los últimos años, gracias a la cons-
tante evolución del hardware, los computadores

de altas prestaciones han aumentando el número de
cores significativamente. Los usuarios de estos siste-
mas, desean obtener el máximo beneficio a este gran
número de cores escalando sus aplicaciones, ya sea
reduciendo el tiempo de ejecución o incrementando
su carga de trabajo.

Con el fin de lograr un uso eficiente de estos siste-
mas, un punto clave a considerar a la hora de ejecutar
las aplicaciones, es conocer el comportamiento de la
aplicación en el sistema en el cual se va a ejecutar,
ya que el número ideal de procesos y recursos nece-
sarios para ejecutar la aplicación puede variar de un
sistema a otro, debido a diferencias hardware entre
los sistemas. El desconocimiento de esta información,
puede ocasionar un uso ineficiente del sistema, cau-
sando problemas a diferentes niveles, como puede ser
el gasto económico y energético.

Con el objetivo de evitar estos problemas y ha-
cer un uso eficiente del sistema, tanto usuarios co-
mo administradores de sistemas utilizan modelos de
predicción de rendimiento, mediante los cuales bus-

1Dpto. de Arquitectura de Computadores y Sistemas Ope-
rativos, Universitat Autònoma de Barcelona, España, e-mail:
javier.panadero@caos.uab.es, alvaro.wong@caos.uab.es,
dolores.rexachs@uab.es y emilio.luque@uab.es

can predecir el comportamiento de la aplicación en el
sistema, con el fin seleccionar los recursos más apro-
piados para ejecutar la aplicación de forma eficiente-
mente.

En este trabajo se propone una metodoloǵıa, la
cual nos permitirá analizar y predecir el comporta-
miento de la escalabilidad en aplicaciones paralelas
de paso de mensajes en un determinado sistema, uti-
lizando un tiempo acotado y un número de recur-
sos limitados. El objetivo de la metodoloǵıa es poder
predecir el rendimiento que tendrá la aplicación al
aumentar el número de cores, mediante la caracteri-
zación y análisis del comportamiento de los patrones
de comunicación y cómputo, utilizando un conjunto
reducido de cores.

La metodoloǵıa se basa en el hecho que la ma-
yoŕıa de aplicaciones cient́ıficas han sido desarrolla-
das utilizando determinados patrones, tanto de co-
municación como de cómputo, los cuales presentan
similitud funcional a medida que el número de pro-
cesos aumenta, siguiendo unas determinadas reglas
de comportamiento. Con el objetivo de caracterizar
estas reglas de comportamiento, la metodoloǵıa pro-
puesta utiliza la herramienta PAS2P [1] [2]. Dicha he-
rramienta permite reducir la complejidad del análisis
de las aplicaciones mediante la creación de la firma
de la aplicación, la cual contiene los patrones de co-
municación y cómputo de la aplicación (fases) y su
frecuencia de repetición (pesos). La utilización de la
firma permite centrarse en analizar únicamente las
fases relevantes de la aplicación, reduciendo la com-
plejidad del análisis.

Las fases de la aplicación pueden ser observadas
y trazadas a la hora de ejecutar la aplicación, con
el fin de relacionarlas a medida que se aumenta el
número de procesos y encontrar sus reglas genera-
les de comportamiento, lo que permitirá construir
una traza lógica de la aplicación independiente de la
máquina. Una vez obtenida la traza lógica, se le in-
sertarán los tiempos de cómputo y comunicación pre-
dichos para obtener la traza f́ısica de la aplicación,
dependiente de la máquina, con la cual predecir el
rendimiento de la aplicación.

Este trabajo se organiza de la siguiente forma: la
sección II presenta los trabajos relacionados, la sec-
ción III presenta una visión general de la metodo-
loǵıa PAS2P, la sección IV presenta la metodoloǵıa
propuesta, la sección V presenta la validación expe-
rimental y finalmente la sección VI presenta las con-
clusiones y el trabajo futuro.
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II. Trabajos relacionados

Hay otros trabajos los cuales están estrechamente
relacionados con el estudio de predicción de escalabi-
lidad en sistemas paralelos. Barnes et al [3] propone
el estudio de escalabilidad mediante modelos de re-
gresión separando cómputo y comunicación. Se uti-
lizan modelos de regresión de caja negra, los cuales
desconocen el comportamiento interno de las apli-
caciones, tanto del cómputo como de comunicación,
se basan únicamente en los parámetros de entrada
(input) de las aplicaciones, los cuales tienen que ser
subministrados y conocidos por el usuario. Nuestra
propuesta difiere de este trabajo, ya que en lugar de
utilizar modelos de caja negra, se basa en modelar
la aplicación, tanto el cómputo como comunicación.
Por otra parte, nuestra propuesta realiza únicamente
regresiones del tiempo de cómputo, mientras que el
tiempo de comunicación es medido en un simulador
de red.

Snavely et al [4] por su parte propone partir de la
firma de la aplicación para caracterizar el cómputo
y la comunicación de la aplicación. Por otro lado, se
caracteriza el rendimiento de la máquina y de la red
mediante el uso de benchmarks. A partir de estas
mediciones y las trazas de la firma, se aplican méto-
dos de convolución para calcular el rendimiento de
la aplicación. Este trabajo se diferencia de nuestra
propuesta ya que Snavely propone utilizar métodos
de convolución con el objetivo de relacionar las pro-
piedades de la máquina con los requerimientos de la
firma de la aplicación, con el fin de predecir el ren-
dimiento de la aplicación.

Zhai et al [5] propone la herramienta PHANTOM,
la cual puede ser utilizada para predecir escalabili-
dad de aplicaciones paralelas de paso de mensajes,
suponiendo que sólo se dispone de 1 nodo, en el cual
se ejecutarán los procesos representativos de la apli-
cación en lugar de ejecutar la aplicación completa.
Finalmente, se realiza una simulación de las comuni-
caciones con el fin de predecir la escalabilidad de la
aplicación. Esta herramienta se diferencia de nues-
tra propuesta, ya que analiza la aplicación completa,
mientras que nuestra metodoloǵıa se centra en ana-
lizar solamente las fases relevantes de la aplicación.

III. Visión general sobre PAS2P

Esta sección explica de manera resumida la meto-
doloǵıa utilizada en la herramienta PAS2P [1]. Di-
cha metodoloǵıa está basada en la repetibilidad de
las aplicaciones y se centra en el análisis y predic-
ción de aplicaciones paralelas mediante el uso de la
firma de la aplicación. La fig. 1 ilustra los módulos de
los cuales está compuesta la herramienta. Es impor-
tante destacar que la metodoloǵıa está separada en
dos grandes bloques. El primer bloque está dedicado
a instrumentar la aplicación (Módulo de Instrumen-
tación), analizar la aplicación, construir el modelo
de la aplicación y extraer las fases significantes de
la aplicación con sus respectivos pesos (Módulo de
Análisis) y finalmente construir la firma de la apli-
cación (Módulo Generador de la Firma). Por otro

lado, el segundo bloque está dedicado a ejecutar la
firma de la aplicación con el objetivo de predecir la
ejecución total de la aplicación en sistemas destino
(Módulo de Predicción).
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Fig. 1. Metodoloǵıa PAS2P

A. Construcción de la firma

Con el objetivo de encontrar el comportamiento de
la aplicación tanto en cómputo como en comunicacio-
nes, se utiliza la interposición de funciones para in-
terceptar y recolectar los eventos de comunicación de
la aplicación paralela. Mediante estos datos recolec-
tados, se genera un log con la traza de la aplicación.
Esta traza será ordenada mediante un reloj global
lógico en función de la casualidad de relaciones entre
eventos. A partir de este log de eventos ordenado se
obtiene el modelo independiente de la aplicación. El
algoritmo para obtener este modelo está basado en
el algoritmo de Lamport [6]. Una vez se ha obtenido
el modelo de la aplicación, la metodoloǵıa se esfuerza
en identificar los patrones de la aplicación con el ob-
jetivo de encontrar el comportamiento representativo
de la aplicación. Este comportamiento es encontra-
do a través de un procedimiento que identifica por
similitud y extrae las secuencias más relevantes de
la aplicación (fases) y les asigna el número de veces
que ocurre en la aplicación (peso). Una vez tenemos
identificadas las fases relevantes, el último paso es
construir la firma de la aplicación, para ello, la apli-
cación se re-ejecuta para crear los checkpoints antes
de que ocurra cada fase relevante.

B. Ejecución de la firma

Una vez la firma de la aplicación ha sido genera-
da, puede ser utilizada para predecir el tiempo de
ejecución de la aplicación en sistemas destino. Para
ejecutar cada fase de la firma, se utiliza su checkpoint
para restaurar la aplicación antes de que ocurra la fa-
se relevante y se mide el tiempo de ejecución hasta
que la fase termina. Con el objetivo de predecir el
tiempo total de la aplicación, la ecuación 1 es usada,
donde PAET es el tiempo de ejecución predicho, K
es el número de fases, PETi es el tiempo de ejecución
de la fase y finalmente Wi es el peso de la fase i.

IV. Metodoloǵıa propuesta

La metodoloǵıa propuesta se basa en el hecho que
la mayoŕıa de aplicaciones cient́ıficas de paso de men-
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PAET =

n∑

i=1

(PETi)(Wi) (1)

sajes han sido desarrolladas utilizando determinados
patrones, tanto de comunicación como de cómputo,
los cuales presentan similitud funcional a medida que
el número de procesos aumenta, siguiendo unas de-
terminadas reglas de comportamiento. Estos patro-
nes componen las diferentes fases de la aplicación, las
cuales pueden ser observadas y trazadas con el fin de
relacionarlas a medida que el número de procesos
aumenta. Una vez relacionadas, mediante similitud
funcional, se podrán encontrar sus reglas generales
de comportamiento, mediante las cuales predecir el
rendimiento de la aplicación.

La fig. 2 muestra las etapas de la metodoloǵıa, la
cual se centra en el hecho que es posible trazar el
comportamiento de las fases de las aplicaciones, con
el objetivo de poder relacionarlas a medida que se au-
menta el número de procesos, con el fin de modelar
las reglas generales de comportamiento que siguen los
patrones de comunicación y cómputo de cada fase. A
partir del modelado de estos patrones, será posible
predecir y construir una traza lógica de la aplica-
ción, independiente de la máquina, a la cual se le
insertarán los tiempos de comunicación y cómputo
predichos con el fin de predecir el rendimiento de la
aplicación.

Caracterización 

Caracterizar Aplicación 

Comunicación  Cómputo 

Simulación 

Simulador de Red 
Parámetros de usuario 

Parámetros de la Aplicación 

(#procesos) 

Parámetros del Sistema (#Cores) 

Predicción de la escalabilidad 

S16 
S8 SX 

. . . 

Traza Física 

Caracterizar Máquina 

Red de 

Interconexión 
Rendimiento de 

Cómputo 

Parámetros de la 

Red 

Parámetros de 

Rendimiento 

Modelo Lógico 

 Traza 

Modelo de Cómputo 
Modelo de 

Comunicación 

Generación de la Traza Lógica 

 W 
Micro-

Benchmark 

Patrón de 

Comunicación 

Patrón de  

Cómputo 

T. Cycle 

Fig. 2. Metodoloǵıa propuesta

A. Caracterización

La etapa de caracterización consta de dos sub-
etapas diferentes: Caracterización de la máquina y
caracterización de la aplicación. Cabe destacar que
la caracterización de la máquina solamente es nece-
sario hacerla una única vez, independientemente de
la aplicación que se quiera predecir su escalabilidad.

A.1 Caracterización de la máquina

Consiste en caracterizar el rendimiento de la ma-
quina tanto en cómputo como en comunicación. Pri-
meramente, se caracteriza el tiempo de ciclo real me-

dio, es decir, cuando el procesador está ejecutando
instrucciones de punto flotante que no presentan fa-
llos en ningún nivel de la jerarqúıa de memoria. Se ha
optado por caracterizar este tiempo en lugar de obte-
ner el teórico proporcionado por el fabricante, debido
a que pueden existir diferencias entre el tiempo de
ciclo teórico y el tiempo de ciclo práctico. Para ob-
tener este tiempo de ciclo, se ha diseñado un micro-
benchmark, el cual ejecuta un conjunto de instruc-
ciones de multiplicación y suma en punto flotante, las
cuales no causan fallo en ningún nivel de la jerarqúıa
de memoria. Por otro lado, se caracteriza mediante
la utilización de benchmarks la red de interconexión,
ya que en la última etapa de la metodoloǵıa es nece-
sario proporcionarle al simulador ciertos parámetros
de red, como son, la topoloǵıa, la red de intercone-
xión (Infiniband, Gyga-Ethernet,...) o la velocidad
de interconexión.

A.2 Caracterización de la aplicación

La etapa de caracterización de la aplicación con-
siste en caracterizar el cómputo y la comunicación
de la aplicación, con el objetivo de obtener informa-
ción para construir su traza lógica. Para obtener esta
información, se llevarán a cabo un conjunto de eje-
cuciones de la firma de la aplicación, para un núme-
ro reducido de procesos, las cuales serán analizadas
con el fin de extraer los patrones de comportamiento,
tanto de comunicación como de cómputo, para cada
una de las fases de las firmas. Estas firmas han si-
do obtenidas mediante la herramienta PAS2P [1] [2].
Se ha decidido trabajar con las firmas de la aplica-
ción en lugar de con la aplicación, ya que la firma
contiene únicamente las fases relevantes de la apli-
cación. Analizando este reducido conjunto de fases
relevantes, estamos cubriendo aproximadamente un
95 % de la aplicación analizando una parte reducida
de ella, lo que nos permite reducir el tiempo de análi-
sis. Para este trabajo, se ha integrado PAS2P con la
herramienta de rendimiento hardware PAPI [7] con
el objetivo de tener información del rendimiento de
cómputo a bajo nivel para cada fase la firma.

B. Construcción de la traza lógica

Una vez se han caracterizado las fases relevantes
de la aplicación, se modelan los patrones de comuni-
cación y cómputo para cada una de estas fases, con
el objetivo de obtener las reglas generales de com-
portamiento con las cuales generar la traza lógica de
la aplicación. La traza lógica generada es indepen-
diente de la máquina y del número de procesos de
la aplicación, dependerá únicamente de la forma en
la cual haya sido desarrollada la aplicación. Serán
los parámetros de entrada de las reglas generales los
que concretarán la generación de la traza para un
número de procesos determinado. Una vez obtenida
la traza lógica, se le insertarán los tiempos predichos
de cómputo y comunicación para obtener la traza
f́ısica de la aplicación, la cual será dependiente de la
máquina y nos permitirá predecir el rendimiento de
la aplicación en el sistema. Para obtener el tiempo
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de cómputo predicho, se inserta en la traza el tiem-
po de ciclo caracterizado de la máquina, mientras que
para obtener los tiempos de comunicaciones, se rea-
lizará una simulación de la traza. A continuación se
explica el procedimiento para modelar los patrones
de comunicación y cómputo.

B.1 Modelado del patrón de comunicación

El patrón de comunicación está compuesto por las
ecuaciones generales de comunicación y su volumen
de datos. Para obtener el patrón de comunicación,
las fases relevantes se relacionan entre las diferen-
tes ejecuciones y se modelan a partir de la carac-
terización de la comunicación, realizada en la etapa
anterior. Cabe comentar que una fase puede tener
de 1 a N comunicaciones, dependiendo de la aplica-
ción. El volumen de datos predicho de cada comuni-
cación será obtenido mediante modelos matemáticos
de regresión, mientras que para obtener las ecuacio-
nes generales de comunicación, se ha propuesto un
algoritmo el cual se basa en obtener las ecuaciones de
comunicación para cada una de la fases de las firmas
(ecuaciones locales) y, a partir de estas ecuaciones,
mediante similitud funcional, modelar las ecuaciones
generales de comportamiento. La fig. 3 muestra un
ejemplo de este algoritmo, se ha considerado para
este ejemplo que cada fase tiene una única comu-
nicación y por lo tanto una sola ecuación local por
fase. Una vez se han obtenido las ecuaciones locales
para cada una de las fases relevantes de cada firma,
se analizan con el objetivo de modelar la ecuación
general de comportamiento, tal y como se muestra
para la fase 1.
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Fig. 3. Obtención de la ecuación general por similitud

El algoritmo de comunicación se divide en dos eta-
pas, una primera etapa donde se obtienen las ecua-
ciones locales para cada fase y una segunda etapa
donde se obtienen las ecuaciones generales de comu-
nicación. Cabe comentar que para las dos etapas del
algoritmo se convierten los procesos de la aplicación
de decimal a binario para poder trabajar a nivel de
bits.

La fig. 4 muestra la primera etapa del algoritmo,
la cual está compuesta de dos fases, una primera fase
de análisis y una segunda fase de modelado. Durante
la fase de análisis, se analizan las dependencias en-
tre procesos, el tipo de patrón y se calcula la matriz
de distancias entre procesos. Esta matriz contiene
la distancia de comunicación entre origen y destino
para cada comunicación de la fase. Una vez se ha

obtenido esta información para cada una de las fa-
ses de las firmas, se introduce como entrada en la
fase de modelado. En esta segunda fase, se identifi-
ca cada patrón de comunicación, para cada una de
las comunicaciones de cada fase, y se busca la re-
petitividad de la secuencia de comunicación de cada
patrón. Se busca esta repetitividad con el objetivo
de construir ecuaciones más sencillas de modelar, ya
que podrán realizarse agrupaciones de procesos que
realicen la misma comunicación. Una vez se ha iden-
tificado esta información, se crea la ecuación local
para cada comunicación de la fase, a la cual se le
aplicará un método de compresión con el objetivo de
simplificar el siguiente paso de modelado. La salida
de este módulo será una estructura de comunicación
que identificará cada ecuación local. Dependiendo del
tipo de patrón detectado, se utilizará una de las dos
estructuras propuestas. En caso de que el patrón sea
de tipo dinámico, son patrones del tipo Intercam-
bio o Permutación, se utiliza la primera estructura,
mientras que si es de tipo estático, perteneciente a
algoritmos de tipo Malla o Anillo, se utiliza la se-
gunda.
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Fig. 4. Obtención de las ecucaciones locales de comunicación

La primera estructura (1), tiene como parámetros,
el número de fase, el número de comunicación de
la fase, el tipo de algoritmo (Intercambio o Permu-
tación) y un vector con los bits implicados en el
algoritmo. La segunda estructura (2) por su parte,
tiene como parámetros, el número de fase, el número
de comunicación de la fase, y un vector con la lista
de repeticiones y el número de repeticiones.

1. EC1 = {#Fase, #Comunicación, Tipo , Lista
de bits implicados }

2. EC2 = {#Fase, #Comunicación, list[ comuni-
cación, list[#repetición] ] }

Una vez se ha obtenido la estructura de comuni-
cación, se pasa a la segunda etapa del algoritmo con
objetivo de modelar las ecuaciones generales de com-
portamiento, tal y como se muestra en la fig. 5. Con
el objetivo de modelar las ecuaciones generales de
cada fase, se analiza por similitud funcional las ecua-
ciones locales. Una vez identificada esta similitud, se
modelan las ecuaciones generales con las cuales poder
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predecir el patrón de comunicación de cada fase para
un número de procesos mayor. Por último, se realiza
un último paso donde se comprimen las ecuaciones
generales a la mı́nima expresión con el objetivo de
simplificar su expresión.
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Fig. 5. Obtención de la ecuaciones generales

B.2 Modelado del patrón de cómputo

Se basa en buscar la repetitividad de las primiti-
vas MPI para cada una de las fases con el objeti-
vo de identificar los patrones de cómputo. Una vez
identificados estos patrones se compararán median-
te similitud funcional entre las diferentes ejecuciones
de la firma con el fin de poder predecir el patrón de
cómputo para un número mayor de procesos. La fig.
6 muestra el proceso utilizado. Se busca esta repe-
titividad ya que estas primitivas estarán encerradas
en lazos que se irán repitiendo a lo largo de toda
fase. El objetivo del algoritmo propuesto es descu-
brir este conjunto mı́nimo de primitivas y predecir
su número de repetición, con el objetivo de construir
la traza lógica, ya que puede variar según el núme-
ro de procesos con el cual se ejecute la aplicación.
Una vez caracterizado este conjunto mı́nimo de pri-
mitivas y sus repeticiones, se modelará el tiempo de
cómputo. Este tiempo se encuentra entre las primiti-
vas MPI caracterizadas. Con el objetivo de modelar
este tiempo, se propone un modelo que se basa en
dividir el tiempo de cómputo que hay entre cada pri-
mitiva MPI, entre tiempo de ejecución, el tiempo que
el procesador está ejecutando instrucciones, y tiempo
de stall, el tiempo que el procesador está sin ejecutar
instrucciones esperando por accesos a memoria que
no se han podido solapar con el cómputo. Se ha de-
cidido separar el tiempo de cómputo ya que pueden
tener tendencias diferentes. Con el fin de separar es-
tos tiempos, el modelo utiliza la información de los
contadores hardware de rendimiento, proporcionada
en la etapa de caracterización. Una vez se han separa-
do estos dos tiempos, mediante modelos estad́ısticos
de regresión se obtienen las ecuaciones de regresión

que nos permitirá predecir el tiempo de cómputo.
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Fig. 6. Obtención del patrón de cómputo

C. Simulación

Finalmente, en la última etapa de la metodoloǵıa,
se llevará a cabo una simulación de la traza con el
objetivo de obtener los tiempos de comunicación de
los mensajes. Una vez finalizada la simulación, ob-
tendremos la traza f́ısica, la cual contendrá los tiem-
pos de comunicación. Esta traza f́ısica nos proporcio-
nará el tiempo de ejecución de cada fase predicha de
las cuales se compone la traza. El tiempo de cada fa-
se será multiplicado por el peso predicho de la fase a
fin de obtener el tiempo de ejecución de la aplicación
para el número de procesos que queremos predecir,
tal y como se muestra en la ecuación 1.

V. Evaluación experimental

En esta sección se muestra la validación experi-
mental del modelado del patrón de comunicación. Se
han utilizado los benchmarks BT y CG del conjunto
de benchmarks NPB NAS, los cuales han sido ejecu-
tados usando la clase D. Como entorno experimental
se ha utilizado un cluster de 16 nodos con 16 proce-
sadores Intel Xeon quad-core (256 cores).

Para llevar a cabo la validación experimental se
han ejecutado un conjunto reducido de firmas de
la aplicación para diferente número de procesos, las
cuales han sido caracterizadas con el objetivo de ob-
tener las ecuaciones locales para todas las comunica-
ciones de cada fase de la firma. Mediante el algoritmo
propuesto, se ha obtenido la ecuación general de co-
municación que nos permitirá predecir el patrón de
comunicación para un número mayor de procesos de
la aplicación. Para la validación del algoritmo pro-
puesto se ha modelado la primera comunicación de
la primera fase relevante de cada uno de los bench-
marks utilizados.

Para el BT, se ha ejecutado la firma para 9, 16,
25 y 36 procesos y se ha predicho su comunicación
para 49 procesos. Esta aplicación presenta un total
de 6 fases relevantes. La fig. 7 muestra el patrón de
comunicación para la primera comunicación de la pri-
mera fase, obtenido a partir de la ecuación general,
la cual ha sido modelada mediante el análisis por si-
militud funcional de la ecuaciones locales. El tercer
parámetro de la estructura de comunicación muestra

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 167



la la ecuación general de comunicación, la cual co-
rresponde a un algoritmo estático de tipo toroidal,
ya que realiza desplazamientos +1 (primer término
de la ecuación), a excepción de los procesos situados
en los extremos finales, los cuales conectan con los
nodos iniciales (segundo término de la ecuación). La
variable desp tiene valor 1, ya que realiza un despla-
zamiento de 1 entre origen y destino, mientras que la
variable K indica el número de saltos para el cual se
ha incrementado el número de procesos a partir del
último ejecutado. En el caso del BT, se ha ejecutado
hasta 36 procesos y el próximo salto incremental que
nos permite la aplicación es para 49, por lo tanto K
se ha incrementado 1 unidad (1 salto).
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Fig. 7. Predicción patrón de comunicación fase 1 del BT

Para calcular el patrón de comunicación del NAS
CG se ha ejecutado la firma para 8, 16 y 32 proce-
sos y se ha predicho su comunicación para 64 pro-
cesos. Esta aplicación presenta un total de 3 fases
relevantes. La fig. 8 muestra el patrón de comunica-
ción predicho para la fase 1 con 64 procesos, obtenido
a partir de la ecuación general, la cual ha sido mode-
lada a partir del análisis por similitud funcional de
la ecuaciones locales. Se ha obtenido un patrón de
comunicación constante, a medida que se aumenta
el número de procesos el patrón permuta siempre el
bit 1 del origen para calcular el destino, tal y como
indica la ecuación general, siendo P el tipo de in-
tercambio (permutación) y 1 el bit implicado en la
permutación.

VI. Conclusiones y trabajo futuro

Este art́ıculo propone una metodoloǵıa a partir
de la cual analizar y predecir el comportamiento de
la escalabilidad en aplicaciones paralelas de paso de
mensajes en un determinado sistema, utilizando un
número de recursos limitado y un tiempo de análisis
acotado. Se ha presentado la metodoloǵıa general y
se ha validado experimentalmente el modelado del
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Fig. 8. Predicción patrón de comunicación fase 1 del CG

patrón de comunicación de las fases de la aplicación.
Actualmente se está trabajando en terminar de vali-
dar el modelado del patrón de cómputo y la construc-
ción de la traza lógica, con el objetivo de insertarla
en el simulador de red y obtener la traza f́ısica con
la cual predecir el rendimiento de la aplicación.
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Performance analysis in AndroidTM

Alejandro Acosta and Francisco Almeida1

Resumen— The advent of emergent SoCs and MP-
Socs opens a new era on the small mobile devices
(Smartphones, Tablets, ...) in terms of computing ca-
pabilities and applications to be addressed. Currently
these devices have multicore processors and GPUs
which provide high computational power. The effi-
cient use of such devices, including the parallel power,
is still a challenge for general purpose programmers.
In the last years Android has become the dominant
platform in the small mobile devices. In addition, it
has a large community of developers. For application
development, Android provides two development kits,
Software development kit (SDK) and Native Develop-
ment Kit (NDK). To exploit the high computational
capabilities on current devices Android provides Ren-
derscript, an API that allows the execution of parallel
applications and is designed to be used in applications
that require high computing power. In this paper we
address the evaluation of the performance on these
target platforms. A set of benchmark applications
has been implemented to evaluate two different de-
vices. Sequential and parallel versions of the different
development kits are considered in the computational
experience.

Palabras clave— Renderscript, Android, SoC, Per-
formance.

I. Introduction

SoCs (Systems on Chip [1]) have been the en-
abling technology behind the evolution of many of
todays ubiquitous technologies, such as Internet, mo-
bile wireless technology, and high definition televi-
sion. The information technology age, in turn, has
fuelled a global communications revolution. With
the rise of communications with mobile devices, more
computing power has been put in such systems.
The technologies available in desktop computers are
now implemented in embedded and mobile devices.
We find new processors with multicore architectures
and GPUs developed for this market like the Nvidia
Tegra [2] with two and five ARM cores and a low
power GPU, and the OMAPTM5 [3] platform from
Texas Instruments that also goes in the same direc-
tion.

On the other hand, software frameworks have been
developed to support the building of software for
such devices. The main actors in this software mar-
ket have their own platforms: Android [4] from
Google, iOS [5] from Apple and Windows phone [6]
from Microsoft are contenders in the smartphone
market. Other companies like Samsung [7] and
Nokia [8] have been developing proprietary frame-
works for low profile devices. Coding applications for
such devices is now easier. But the main problem is
not creating energy-efficient hardware but creating
efficient, maintainable programs to run on them [9].

1Dept. Estad́ıstica, I.O. y Computación, ETS Inge-
nieŕıa Informática, La Laguna University, Spain, e-mail:
aacostad@ull.es

Conceptually, from the architectural perspective,
the model can be viewed as a traditional heteroge-
neous CPU/GPU with a unified memory architec-
ture, where memory is shared between the CPU and
GPU and acts as a high bandwidth communication
channel. In the non-unified memory architectures, it
was common to have only a subset of the actual mem-
ory addressable by the GPU. Technologies like Algo-
rithmic Memory [10], GPUDirect and UVA (Unified
Virtual Addressing) from Nvidia [11] and HSA from
AMD [12] are going in the direction of an unified
memory system for CPUs and GPUs in the tradi-
tional memory architectures. Memory performance
continues to be outpaced by the ever increasing de-
mands of faster processors, multiprocessor cores and
parallel architectures.

Android is an Open Source platform with a very
high level of market penetration and it has a large
community of developers [13]. Usually the applica-
tions are developed in Java, using the development
tools proposed by the platform. Although the actual
Java compiler provides a performance similar to the
compiler for native languages like C or C++, An-
droid includes development tools to implement code
sections of Android applications in native languages.
Android also provides the Renderscritp language to
exploit high performance computing in the devices.

This native code is executed in Android using the
Java Native Interface (JNI) provided by Java. Sev-
eral studies have been conducted on the performance
of applications using JNI [14], [15], [16], and over
the increased yield obtained when using Renderscript
[17], [18], [19], but all these studies are based on very
similar testing problems, which perfectly fits the pro-
gramming model used.

In this paper we present a comparative perfor-
mance analysis between the different programming
models in Android. We have implemented a set
of testing problems with different inherent features.
The analysis allows to have an idea of the behaviour
of the programming models and to use this expe-
rience in enventually similar problems. The future
developer can refers to these results to select the pro-
gramming model to use depending of the problem to
be implemented trying to obtain thea best perfor-
mance. Several implementations have been gener-
ated for each problem, and have been executed in two
different devices, a Asus Transformer Prime TF201
and a Samsung Galaxy SIII.

The paper is structured as follows, in section II we
introduce the development model in Android and the
different alternatives to exploit the devices, some of
the difficulties associated to the development model
are shown. In section III we describe each problem
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Fig. 1. The Android software stack.

and their implementations in the different program-
ming models, the performance of these implementa-
tions are presented in section IV. The set of testing
problems considers the classical matrix multiplica-
tion and the implementation of the convolution al-
gorithm to colour images. These problems give an
idea of the behaviour of the programming models
because has different inherent features. Four differ-
ent versions (corresponding to different programming
models in Android) have been implemented, the Java
original version, the native version, and two Render-
script versions, sequential parallel. The results show
how the characteristics of the problem affect to the
performance of the different programming models.

II. The development model in Android

Android is a Linux based operative system mainly
designed for mobile devices such us mobile phones
and tablet computers, although it is also used in em-
bedded devices as smart TVs and media streamers.
It is designed as a software stack that includes an
operating system, middleware and key applications
(see figure 1).

Applications are executed in Android under a
Dalvik virtual machine Dalvik (Dalvik VM). The
Dalvik VM executes files in the Dalvik Executable
(.dex) format which is optimized for minimal mem-
ory footprint. The VM is register-based, and runs
classes compiled by a Java language compiler that
have been transformed into the .dex format by the
included dx tool (see “Compile and Link time” in
Figure 2). The Dalvik Executable files with any data
and resource files are packaged in Android Applica-
tion Package (.apk). All the code in a single .apk
file is considered to be one application and is the
file that Android-powered devices use to install the
application. Each application lives in its own secu-
rity sandbox and by default they run in isolation
from other applications. Every Android application
runs in its own process, with its own instance of the
Dalvik VM. Dalvik has been written so that a de-
vice can run multiple VMs efficiently. Android relies
on Linux for core system services such as security,

Fig. 2. Compilation and execution model of a Java Android
application

memory management, process management, network
stack, and driver model. The kernel also acts as an
abstraction layer between the hardware and the rest
of the software stack. The Dalvik VM is supported
on the Linux kernel for underlying functionality such
as threading and low-level memory management.

Android applications are written in Java, and the
Android Software Development Kit (SDK) provides
the API libraries and developer tools necessary to
build, test, and debug applications in a Software De-
velopment Kit (SDK). Figure 2 shows the compila-
tion and execution model of a Java Android appli-
cation. The compilation model converts the Java
.java files to Dalvik-compatible .dex (Dalvik Exe-
cutable) files. The application runs in a Dalvik VM
that manages the system resources allocated to this
application (through the Linux kernel)

Besides the development of Java applications, An-
droid provides packages of development tools and
libraries to developer Native applications, the Na-
tive Development Kit (NDK). The NDK enables to
implement parts of the application running in the
Dalvik VM using native-code languages such as C
and C++. This native code executed using the Java
Native Interface (JNI) provided by Java. Using Na-
tive code may introduce benefits to certain classes
of applications, in the form of reuse of existing code
and in some cases increased speed. Figure 3 shows
the compilation and execution model of an applica-
tion where part of the code has been rewritten using
the NDK. The compilation process of the Java code
is done using the SDK. The Native .c is compiled us-
ing the GNU compiler (GCC). More recent versions
of the NDK allow the use of the Clang compiler to
compile Native code, although the default is still to
use the GCC ([20]) compiler. The Dalvik-compatible
code of the application is executed in the Dalvik VM.
When the Dalvik-compatible code calls a Native rou-
tine, the VM will allocate the resources needed on the
system and will allow the Native code to be executed.
All the resources used by the native code are con-
trolled by the VM. Note that using native code does
not result in an automatic performance increase due
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Fig. 3. Compilation and execution model for a Native appli-
cation in Android

to the JNI overload, but always increases application
complexity, its use is recommended in CPU-intensive
operations that don’t allocate much memory, such as
signal processing, physics simulation, and so on. Na-
tive code is useful to port an existing native codebase
to Android, not for speeding up parts of an Android
application.

To exploit the high computational capabilities on
current devices, Android provides Renderscript, it is
a high performance computation API at the native
level (similar to CUDA) and a programming C lan-
guage (C99 standard). Renderscript allows the exe-
cution of parallel applications under several types of
processors such as the CPU, GPU or DSP, perform-
ing an automatic distribution of the workload across
the available processing cores on the device. Figure
4 shows the compilation and execution model used
by Renderscript. Renderscript (.rs files) codes are
compiled using llvm-rs-cc, a Clang based compiler
[21] that produces byteCode (.bc files) for a Low-
Level Virtual Machine (LLVM), moreover, it gener-
ates a set of Java classes wrapper around the Render-
script code hiding the JNI code to the user. These
Java classes, are compiled together with the rest of
the Java classes of the application. The resulting
Dalvik-compatible code is executed in the Dalvik
VM. To execute the Renderscript (.bc files) byte-
Code is used a LLVM (libbcc). The Dalvik VM
manages the resources of the system used by LLVM.

Aganin, the use of Renderscript code does not
result in an automatic performance increasing. It
is useful for applications that do image processing,
mathematical modelling, or any operations that re-
quire lots of mathematical computation.

III. Implemented problems

To compare the performance of the different pro-
gramming models in Android we implemented two
applications a classical matrix multiplication and
an implementation of the convolution algorithm to
colour images. For each problem we implemented
four versions of the code, correspondig to different
programming models. The Java version (Java), a na-

Fig. 4. Compilation and execution model of a Renderscript
application under Android

tive C version (Native) using the NDK, and two Ren-
derscript versions, sequential (RS Sequential) and
parallel (RS Parallel).

A. Matrix multiplication

The matrix multiplication is a well known prob-
lem. This problem is similar to the above but having
a higher computational load. In Listing 5 we shows
the Java implementation of the standard algorithm
for matrix multiplication. In this case we multiply
the matrices A and B to obtain a new matrix C.
The native C implementation and the Renderscript
sequential version are very similar to the Java imple-
mentation. In native C code we added JNI function
calls that allow to obtain the arrays in the native en-
vironment. For the Renderscript sequential version
we defined the Java code to allocate the memory of
matrices and we call the Renderscript function that
solves the problem.

int i, j, k, add;
for (i = 0; i < size; i++) {

for (j = 0; j < size; j++) {
add = 0;
for (k = 0; k< size; k++) {

add += A[j*size+k]*B[k*size+i];
}
C[j*size+i] = add;

}
}

Fig. 5. Java implementations of the matrix multiplication.

The Renderscript parallel version is shown in List-
ing 6, in this case we define the operation to be per-
formed to calculate a single matrix C element, this
function will be executed as many times as there are
elements in the matrix C. Parameters v in and v out

contain the elements of the matrix C that are being
calculated, the variable x represents the element po-
sition within the linearised matrix, the value of row
and column is obtained on lines 2 and 3. In line 9
the result is copied into the corresponding element
of matrix C.

In listing 7 we show the Java code that performs
the memory allocation for the matrices (lines 4-9),
doing the copy (lines 11, 12 and 15) and getting the
pointers for the memory allocated to store the ma-
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void root(const float *v_in, float *v_out, uint32_t x) {
int i = x%size;
int j = x/size;
int k;
float add = 0;
for (k = 0; k < size; k++) {

add += A[j*size+k]*B[k*size+i];
}
*v_out = add;

}

Fig. 6. Parallel Renderscript implementations of the Matrix
multiplication.

trices (lines 13 and 14). The method that performs
the matrix multiplication is called in line 17 using
the function forEach root with two parameters, the
pointers to the allocated memory of input and output
vectors. This function calls the root method (Listing
6) for each element of the matrix C. Finally we ob-
tain the result stored in the reserved memory for the
matrix C and it is copied to the matrix C defined in
Java (line 18).

B. Convolution

The convolution is a technique for filtering digi-
tal images where the filtering is performed directly
in each of the pixels of the image (Linear Spatial
Filtering). The convolution is to multiply the co-
efficients of a convolution matrix (kernel) for each
image pixel and its neighbors, the values resulting
from this operation are summed to obtain the new
pixel value. Note that when we change the size of
the kernel, the computational load varies. In listing
8 we show the Java implementancion of this prob-
lem. In lines 8 and 9 we obtain the vectors that
contain all the pixels of the input image (scrPxs)
and output image (outPxs). The loops on lines 11
and 12 traverse all pixels of the image, for each pixel
is calculated the border neighboring pixels (lines 14-
17) and multiplies each pixel in the neighborhood by
the coefficient of the corresponding kernel (windows)
(lines 18 -25). Note that this operation is performed
for each of the colors that make up the pixel. Fi-
nally we check that the calculated values are within
the range of valid values (lines 26-31) and assigns the
value of the new pixel to the output image (line 32).
As in the previous problem, native C and Render-
script sequential implementations are similar to the
Java implementation.

In listing 9 we show the parallel implementation of
the Renderscript code . As in the previous problems,

mRS = RenderScript.create(this);
mScript=new ScriptC_matrix(mRS,getResources(),R.raw.matrix);

Allocation AAllocation = Allocation.createSized(mRS,
Element.F32(mRS), size*size);

Allocation BAllocation = Allocation.createSized(mRS,
Element.F32(mRS), size*size);

Allocation CAllocation = Allocation.createSized(mRS,
Element.F32(mRS), size*size);

AAllocation.copyFrom(A);
BAllocation.copyFrom(B);
mScript.bind_A(AAllocation);
mScript.bind_B(BAllocation);
mScript.set_size(size);

mScript.forEach_root(CAllocation, CAllocation);
CAllocation.copyTo(C);

Fig. 7. Java code for parallel Renderscript execution.

int width = mBitmapIn.getWidth();
int height = mBitmapIn.getHeight();
int halfWin = kernelSize/2;
int x0, x1, y0, y1;
float R, G, B;
int pixel;

int scrPxs[] = new int[width*height];
int outPxs[] = new int[width*height];
mBitmapIn.getPixels(scrPxs, 0, width, 0, 0, width, height);
for(int x = 0; x < width; x++) {

for(int y = 0; y < height; y++) {
R = G = B = 0;
x0 = Math.max(x-halfWin, 0);
x1 = Math.min(x+halfWin, width-1);
y0 = Math.max(y-halfWin, 0);
y1 = Math.min(y+halfWin, height-1);
for(int i = x0; i <= x1; i++) {

for(int j = y0; j <= y1; j++) {
pixel = scrPxs[j*width + i];
R += (float)((pixel) & 0xff) * kernel[...];
G += (float)((pixel >> 8 ) & 0xff)*kernel[...];
B += (float)((pixel >> 16) & 0xff)*kernel[...];

}
}
if(R < 0) { R = 0; }
else if(R > 255) { R = 255; }
if(G < 0) { G = 0; }
else if(G > 255) { G = 255; }
if(B < 0) { B = 0; }
else if(B > 255) { B = 255; }
outPxs[y*width + x] = ((int)R)+(((int)G) << 8)+...;

}
}
mBitmapOut.setPixels(outPxs, 0, width, 0, 0, width, height);

Fig. 8. Java implementations of the convolution.

this function defines the operation that calculates a
single pixel of the image, making a call to this func-
tion for each pixel of the image. Parameters v in

and v out contain the pixel that is being calculated.
In this case we work with a two-dimensional image,
the parameters x and y represent the position of the
pixel in the two dimensions of the image. In line
14 we can see the use of vector operations in Ren-
derscript, in this case the variable pixel is of type
float4, a vector of four elements that contains the
pixel colours. The clamp function on line 17 checks
that the pixels are within the range of correct values.

void root(const uchar4 *v_in, uchar4 *v_out,
uint32_t x, uint32_t y) {

float4 pixel;
int halfWin = kernelSize/2;
int x0, x1, y0, y1;

pixel = 0;
x0 = max((int32_t)x-halfWin, 0);
x1 = min((int32_t)x+halfWin, mImageWidth-1);
y0 = max((int32_t)y-halfWin, 0);
y1 = min((int32_t)y+halfWin, mImageHeight-1);
for(int i = x0; i <= x1; i++) {

for(int j = y0; j <= y1; j++) {
pixel+=convert_float4(gInPixels[...])*kernel[...];

}
}
pixel = clamp(pixel, 0.f, 255.f);
*v_out = convert_uchar4(pixel);

}

Fig. 9. Parallel Renderscript implementations of the convo-
lution.

The Java code that performs the function call to
the Renderscript parallel code is shown in listing
10. In Lines 1-7 we do the memory allocations for
the input and output images, and for the convolu-
tion matrix. The copy of the kernel, variables val-
ues, pointers and allocation are performed in lines
9-14. The method that performs the convolution
is called in line 16 using two parameters, the in-
put image mInAllocation and the output image
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Asus Transformer Prime TF201

Size Java
Native RS RS

C Sequential Parallel
100x100 39 56 15 15
500x500 5884 8033 1618 587

1000x1000 63916 79561 21016 7672

Samsung Galaxy SIII

Size Java
Native RS RS

C Sequential Parallel
100x100 52 79 17 12
500x500 6941 9522 1434 701

1000x1000 84882 94336 17338 5737

TABLA I

Performance of Matrix Multiplication

mOutAllocation. Finally we copied the filtered im-
age as output image (line 17).

IV. Computational Results

To compare the performance of the different pro-
gramming models in Android, we implemented four
versions of the problems presented, a Java version
(Java), a version native C using the NDK (Native),
and two Renderscript versions, sequential (RS Se-
quential) and parallel (RS parallel). We execute
these problem over two SoCs devices running An-
droid a Samsung Galaxy SIII (SGS3) and an Asus
Transformer Prime TF201 (ASUS TF201). The
Samsung Galaxy SIII is composed of an Exynos 4
(4412) holding a Quad-core ARM Cortex-A9 proces-
sor (1400MHz), 1GB of RAM memory and a GPU
ARM Mali-400/MP4. The Asus Transformer Prime
TF201 is composed of a NVIDIA Tegra 3 holding a
Quad-core ARM Cortex-A9 processor (1400MHz, up
to 1.5 GHz in single-core mode), 1GB of RAM mem-
ory and a GPU NVIDIA ULP GeForce. Both devices
have installed Android version 4.1. In all cases, the
Java version will be used as the reference to calculate
the speedup.

Table I shows the execution times in milliseconds
for matrix multiplication. To simplify the problem
we use square matrices of size 100, 500 and 1000. In
this case we observe that the Renderscript implemen-
tations presented the best results, while the native C
implementations gave the worst performance. As for
Renderscript implementations, we do not observe dif-
ferences between sequential and parallel versions for
small problem sizes, when the problem size increases
the parallel version is faster.

Figures 11 and 12 show the speedup of each im-
plementation using all available devices. This prob-

mInAllocation = Allocation.createFromBitmap(mRS, mBitmapIn,
Allocation.MipmapControl.MIPMAP_NONE,

Allocation.USAGE_SCRIPT);
mOutAllocation = Allocation.createTyped(mRS,

mInAllocation.getType());
mKernelAllocation = Allocation.createSized(mRS,

Element.F32(mRS), windows*windows);

mKernelAllocation.copyFrom(kernel);
mScript.bind_kernel(mKernelAllocation);
mScript.bind_gInPixels(mInAllocation);
mScript.set_mImageWidth(mBitmapIn.getWidth());
mScript.set_mImageHeight(mBitmapIn.getHeight());
mScript.set_kernelSize(kernelSize);

mScript.forEach_root(mInAllocation, mOutAllocation);
mOutAllocation.copyTo(mBitmapOut);

Fig. 10. Java code for parallel Renderscript execution.

lems have a high computational load and the Ren-
derscript implementations get a good speedup, par-
ticularly the parallel implementation. Among the
devices used, the SGS3 obtained a better speedup
than the Asus TF201.

Table II shows the execution times in milliseconds
for the convolution. For this problem we use two
sized images 640×480 and 1024×768. Each of these
images we applied the convolution algorithm using
kernels sizes of 3 × 3, 5 × 5, 7 × 7 and 9 × 9. In
all cases analysed the best results are obtained us-
ing Renderscript implementations, being the parallel
version the fastest.

Figures 13 and 14 show the speedup of each im-
plementation using all available devices. The com-
putational load of this problem depends on the win-
dow size used, when the window size is increased, the
computational load of the algorithm is also increased.
In all cases the Renderscript implementations pre-
sented the best speedup, when using larger window
sizes, the speedup increases. Note that, both Render-
script implementations used vector operations, mak-
ing this problem to get the best speedups of all the
problems implemented.

Fig. 11. Speedup of Matrix Multiplication on ASUS TF201

Asus Transformer Prime TF201

Size
Window

Java
Native RS RS

Size C Seq Parallel

640 x 480

3x3 430 590 102 69
5x5 972 1462 186 96
7x7 1761 2735 309 112
9x9 2840 4416 469 163

1024 x 768

3x3 1200 2064 412 96
5x5 2652 4928 637 168
7x7 4759 9293 1014 236
9x9 7971 15158 1729 465

Samsung Galaxy SIII

Size
Window

Java
Native RS RS

Size C Seq Parallel

640 x 480

3x3 476 819 129 53
5x5 1169 2035 226 73
7x7 2117 3853 379 139
9x9 3411 6228 572 198

1024 x 768

3x3 1447 2520 415 128
5x5 3271 6087 759 227
7x7 5830 11245 1300 340
9x9 9451 18333 2053 558

TABLA II

Performance of the Convolution Problem
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Fig. 12. Speedup of Matrix Multiplication on SGS3

Fig. 13. Speedup of the Convolution Problem on ASUS
TF201

Fig. 14. Speedup of the Convolution Problem on SGS3

V. Conclusion

We conducted a performance comparison between
the different programming models available in An-
droid, each model has been analysed under different
conditions using two test problems. These problems
have different characteristic and cover a wide range
of situations that a developer can found when im-
plementing their applications. The results show that
Java is the better option for the problems with low

computational load because of the costs associated
with data transfers in Renderscript and JNI models.
If the computational load is high, the Renderscript
implementations are the best options. The perfor-
mance is increased in this class of problems when
vector operators can be introduced. The Native C
model is useful for reuse existing code libraries writ-
ten in native languages but the cost associated to
JNI penalizes the performance.

Acknowledgment

This work has been supported by the EC
(FEDER) and the Spanish MEC with the I+D+I
contract number: TIN2011-24598

Referencias

[1] SoCC, “IEEE International System–on–Chip Confer-
ence,” http://www.ieee-socc.org/, Sept. 2012.

[2] NVIDIA, “NVIDIA Tegra mobile processors: Tegra2,
Tegra 3 and Tegra 4,” http://www.nvidia.com/object/
tegra-superchip.html.

[3] Texas Instruments, “OMAPTMMobile Processors :
OMAPTM5 platform,” http://www.ti.com/omap5.

[4] Google, “Android mobile platform,” http://www.
android.com.

[5] Apple, “iOS: Apple mobile operating system,” http:
//www.apple.com/ios.

[6] Microsoft, “Windows Phone: Microsoft mobile operating
system,” http://www.microsoft.com/windowsphone.

[7] Samsung, “Bada: Samsung mobile operating system,”
http://developer.bada.com.

[8] Nokia, “Nokia Belle: lastest Nokia symbian platform,”
http://www.developer.nokia.com/.

[9] Alastair D. Reid, Krisztián Flautner, Edmund Grimley-
Evans, and Yuan Lin, “SoC-C: efficient programming ab-
stractions for heterogeneous multicore systems on chip,”
in Proceedings of the 2008 International Conference on
Compilers, Architecture, and Synthesis for Embedded
Systems, CASES’08, Erik R. Altman, Ed., Atlanta, GA,
USA, Oct. 2008, pp. 95–104, ACM.

[10] Memoir Systems, “Algorithmic Memory TMtechnology,”
http://www.memoir-systems.com/.

[11] Nvidia, “GPUDirect Technology,” http://developer.
nvidia.com/gpudirect.

[12] Anandtech, “AMD Outlines HSA Roadmap: Unified
Memory for CPU/GPU in 2013, HSA GPUs in 2014,”
http://www.anandtech.com/show/5493/.

[13] Android, “Android, the world’s most popular mobile
platform,” http://developer.android.com/about.

[14] O. Cinar, Pro Android C++ with the NDK, Apress,
2012.

[15] Steve Wilson and Jeff Kesselman, Java Platform Perfor-
mance - Strategies and Tactics, Addison-Wesley, 2000.

[16] Dawid Kurzyniec and Vaidy Sunderam, “Efficient coop-
eration between java and native codes jni performance
benchmark,” in In The 2001 International Conference
on Parallel and Distributed Processing Techniques and
Applications, 2001.

[17] H. Guihot, Pro Android Apps Performance Optimiza-
tion, Apressus Series. Apress, 2012.

[18] Jason Sams, “Levels in renderscript,” http:
//android-developers.blogspot.com.es/2012/01/
levels-in-renderscript.html.

[19] Jason Sams, “Evolution of renderscript performance,”
http://android-developers.blogspot.com.es/2013/
01/evolution-of-renderscript-performance.html.

[20] Android, “Native development kit (ndk),” http://
developer.android.com/tools/sdk/ndk/index.html.

[21] clang, “a c language family frontend for llvm,” http:
//clang.llvm.org/.

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 174



Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

Tecnología Grid, Clúster y Plataformas Distribuidas

JP2013 - 175



Selección Eficiente de Recursos en Entornos
Grid. Optimización Basada en Redes de

Mundo Pequeño
Maŕıa Botón-Fernández1, Francisco Prieto-Castrillo1 y Miguel A. Vega-Rodŕıguez2

Resumen—El fenómeno de mundo pequeño se encuen-
tra presente en un amplio rango de redes naturales,
biológicas, sociales o de transporte. La idea principal
es que nodos aparentemente distantes están unidos
por un pequeño camino de saltos. En este estudio
se aplica dicho fenómeno para resolver el problema
de selección de recursos en entornos grid. El mod-
elo propuesto identifica, en un número pequeño de
pasos, aquellos recursos que mejor se adapten a las
condiciones de una determinada aplicación. De este
modo, se dota a la aplicación de una capacidad auto-
adaptativa a los cambios del entorno. Finalmente, el
modelo de selección es testado en una infraestructura
grid real. A partir de los resultados obtenidos se de-
duce que se consigue tanto una reducción en el tiempo
de ejecución de la aplicación como un incremento de
la tasa de tareas finalizadas con éxito.

Palabras clave— Fenómeno mundo pequeño, Opti-
mización, Auto-adaptabilidad, Computación grid

I. Introducción

LOS entornos de computación grid [1][2] son sis-
temas distribuidos capaces de coordinar recursos

heterogéneos, que no están sujetos a un control cen-
tralizado, mediante el uso de interfaces y estándares
abiertos. Por tanto, un sistema grid interconecta
recursos geográficamente distribuidos con diferentes
dominios administrativos, respetándose las poĺıticas
de seguridad y gestión internas. En concreto, este
tipo de infraestructuras satisface las demandas de
computación masiva.

Una de las áreas de investigación más importantes
dentro de la comunidad grid es la gestión eficiente
de recursos. Una caracteŕıstica importante a consid-
erar sobre los entornos grid es la naturaleza dinámica
y cambiante de sus recursos, ya que provoca varia-
ciones de la disponibilidad y rendimiento de los mis-
mos en el tiempo. Este hecho afecta negativamente
la ejecución de las aplicaciones. Por ello, se ha con-
vertido en un reto realizar de manera eficiente los
procesos de descubrimiento, asignación, planificación
y monitorización de recursos.

En un principio, este área de investigación se
centró en gestionar de la mejor manera la hetero-
geneidad de los recursos. Sin embargo, no se ha
encontrado un estándar capaz de resolver este pro-
blema. En los últimos años se está haciendo uso del
concepto de adaptación para desarrollar soluciones
eficientes. Se han presentado muchas estrategias en
esta ĺınea: frameworks que gestionan eficientemente

1Dpto. de Ciencia y Tecnoloǵıa, Ceta-Ciemat, e-mail:
{maria.boton, francisco.prieto}@ciemat.es

2Dpto. de Tecnoloǵıa de Computadores y Comunicaciones,
Univ. Extremadura, e-mail: mavega@unex.es

las tareas, sistemas grid autónomos y adaptativos,
nuevos procesos de descubrimiento y monitorización
de recursos, etc. A pesar de la rica proliferación de
soluciones, ninguna se ha establecido de forma gener-
alizada entre las múltiples plataformas grid, de man-
era que el problema persiste. Por este motivo, pro-
ponemos un modelo de selección eficiente ERS (Effi-
cient Resources Selection) que mejora la productivi-
dad de la infraestructura sin modificarla.

Nuestro modelo es definido a nivel de usuario para
guiar a las aplicaciones durante su ejecución. Para
este propósito se fijaron dos objetivos: reducir el
tiempo de ejecución de la aplicación y mejorar la tasa
de tareas finalizadas con éxito. Esto significa que
estamos interesados en descubrir los mejores recur-
sos de la infraestructura en el menor tiempo posible.
Estas consideraciones nos han motivado a utilizar el
fenómeno de mundo pequeño [3]-[5] durante el pro-
ceso de selección.

Los matemáticos Watts y Strogatz [3] llevaron
a cabo un análisis sobre cierto tipo de re-
des/grafos aleatorios caracterizadas por unas pecu-
liares propiedades de conectividad. En dicho trabajo,
los autores definen las redes de mundo pequeño como
aquellas que tienen una distancia promedio (path
length) pequeña, al igual que los grafos aleatorios
[6], y un coeficiente de agregación alto (clustering
coefficient). En nuestro modelo, se espera que apli-
cando este algoritmo se encuentren los recursos más
eficientes en un número pequeño de pasos.

Finalmente, cabe destacar que el modelo ha sido
testado en un entorno grid real, perteneciente a la
Infraestructura Grid Europea (European Grid In-
frastructure1). En concreto, las pruebas se realizan
a través de la Iniciativa Grid Nacional (NGI) en
España (Spanish National Grid Initiative2). Durante
la fase de evaluación se establecieron dos escenarios
de pruebas para verificar que se alcanzaban los obje-
tivos fijados.

El resto del articulo ha sido estructurado de la
siguiente manera. La Sección II presenta trabajos
relacionados con el tema de estudio. En la Sección III
se describe la estrategia de selección propuesta, in-
cluyendo un breve resumen de conceptos grid para
un mejor entendimiento del modelo. A continuación,
se presenta la etapa de evaluación con los resultados
obtenidos en la Sección IV. Finalmente, las conclu-
siones y trabajos futuros se exponen en la Sección V

1http://www.egi.eu/about/ngis/
2http://www.es-ngi.es/
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II. Estado del Arte

Como se ha mencionado en la sección anterior, ex-
isten trabajos dentro de la comunidad grid que apli-
can el concepto de adaptación para hacer frente a la
naturaleza dinámica del entorno. En este sentido, en
[7] se describe el proyecto AppLes, cuyo objetivo es
proporcionar adaptabilidad a los sistemas grid. El
proyecto propone una metodoloǵıa para realizar un
scheduling adaptativo.

Por su parte, en [8] se describe un framework
basado en Globus3 diseñado para gestionar los tra-
bajos de manera eficiente. Para mantener un
rendimiento adecuado durante la ejecución de la apli-
cación, es posible adaptar la ejecución de las tareas a
los cambios del entorno utilizando técnicas de plani-
ficación.

El estudio en [9] se centra en mejorar los pro-
cesos de descubrimiento y monitorización. Es por
ello que se presenta una estrategia para evitar la
sobrecarga del Sistema de Información IS y mejo-
rar su rendimiento. Se definen dos algoritmos adap-
tativos para notificaciones: sink-based algorithm y
utilization-based algorithm (ambos basados en la
disponibilidad del IS y en requisitos de los datos).

Un sistema grid autónomo capaz de ajustarse al
paralelismo de la aplicación dinámicamente, con-
siderando los cambios en los recursos, es expuesto
en [10]. En este caso se presentan dos poĺıticas de
rescheduling, una basada en el concepto de migración
y otra en el de suspensión. Se va midiendo progresi-
vamente el ratio entre el tiempo de ejecución actual
y el tiempo de ejecución predicho. Cuando el valor
medio de dichos ratios supere el umbral de tolerancia
establecido se lanzarán ambas poĺıticas.

En [11] se realiza una investigación relativa a la
adaptación en las aplicaciones. Este trabajo recoge
información sobre comunicación entre recursos y
tiempos de procesamiento de forma periódica. Con
esta información se hace una estimación de los req-
uisitos de la aplicación en cada momento, reem-
plazando los recursos sobrecargados y reduciendo los
cuellos de botella. Finalmente, en [12] se ha real-
izado una comparativa de sistemas adaptativos en
computación grid.

Los trabajos comentados en esta sección tienen
una caracteŕıstica común: mejorar el rendimiento
de la infraestructura grid. Diferentes técnicas son
empleadas para tal fin (scheduling, rescheduling,
poĺıticas de notificación ec.). Todas ellas han sido
diseñadas desde el punto de vista del sistema (ad-
ministración). Sin embargo, en este trabajo se pro-
pone un modelo auto-adaptativo para selección de
recursos que ha sido diseñado desde el punto de vista
del usuario. Este modelo no modifica ni controla el
comportamiento de la infraestructura, es decir, no
usa técnicas de planificación ni migración, ni altera
el comportamiento de los recursos. Además, se es-
pera mejorar la productividad de la infraestructura
a la vez que se gúıa a las aplicaciones para manejar

3http://www.globus.org/

los cambios del entorno.

III. Definición del Modelo Eficiente

En este trabajo se propone una formulación
matemática para medir la eficiencia de los recursos
grid de la infraestructura. Esta formulación en com-
binación con el algoritmo Small-world da lugar al
modelo auto-adaptativo de selección eficiente. Dicho
modelo, como se indica en la Sección I, se denota
como ERS. Antes de continuar con la descripción del
mismo, se resumen los elementos y conceptos básicos
de una infraestructura grid, de manera que sea más
fácil entender nuestra estrategia.

A. Conceptos Grid Básicos

En una infraestructura grid t́ıpica los usuarios in-
teraccionan con diferentes componentes a través de la
Interfaz de Usuario (UI). Esta máquina es el punto
de acceso a la infraestructura, por lo que, en ella
se realizan los procesos de autenticación y autor-
ización. Una vez se ha accedido a la UI, los usuarios
pueden enviar sus trabajos a la infraestructura; estos
trabajos son gestionados por el Sistema de Gestión
de Carga (WMS). Este servicio está alojado en una
máquina f́ısica conocida como Planificador de Recur-
sos (RB), cuya función es determinar a qué Planifi-
cador de Site (CE) enviar las tareas. También se
encarga de registrar el estado y la salida de los tra-
bajos (en este punto también interactúa el Sistema
de Información IS). el proceso que utiliza el RB para
escoger el planificador CE al que enviar las tareas es
conocido como match-making y está basado en crite-
rios de disponibilidad y cercańıa. Finalmente, el CE
es el planificador del site que determina en qué Nodo
de Cómputo (WN) se ejecutarán las tareas.

El modelo propuesto en esta contribución ha sido
definido a nivel de usuario, por lo que la interacción
con la infraestructura se lleva a cabo utilizando
únicamente los comandos propios de los usuarios.
Por otro lado, los recursos que el modelo monitor-
iza, clasifica y selecciona en base a su eficiencia son
los CEs. En las siguientes subsecciones se describe
nuestra propuesta.

B. Midiendo la Eficiencia de los Recursos

El modelo ERS escoge los recursos que mejor se
ajusten a los requisitos de la aplicación monitor-
izando de forma cont́ınua la eficiencia de los mismos.
Para obtener este valor de eficiencia se definen dos
parámetros, que podemos considerar como los prin-
cipales del modelo: el valor histórico de tareas final-
izadas4 ǫi para el recurso i-ésimo y, por otro lado,
el valor histórico de tiempo de procesamiento µi em-
pleado en dichas tareas. Ambos parámetros son cal-
culados para cada CE durante la ejecución de la apli-
cación.

4Toda tarea cuyo estado registrado en el IS sea DONE o
ABORTED se considerará como tarea finalizada/procesada.
Las tareas cuyo tiempo de vida finaliza antes de que lleguen
a completarse serán también consideradas como tareas proce-
sadas. El concepto de tiempo de vida fue introducido para
evitar sobrecarga de recursos.
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El parámetro ǫi es definido como el ratio entre la
tasa de tareas finalizadas con éxito SFti y el número
de tareas totales Ati que le fueron asignadas al re-
curso i, como se observa en la ecuación Eq. 1

ǫi = SFti/Ati . (1)

En cuanto al parámetro µi, por cada tarea j se
mide el tiempo de procesamiento consumido por el
recurso i para procesarla (Eq. 2). El tiempo de proce-
samiento Ti,j considera tanto el tiempo de comuni-
cación del recurso Tcommi,j con otros servicios grid
como el tiempo de computación Tcompi,j para la
tarea j.

Ti,j = Tcommi,j + Tcompi,j . (2)

Todos estos valores de Ti,j que se obtienen
{Ti,1, Ti,2, ..., Ti,SFti} sirven para calcular el valor
medio de tiempo de procesamiento χ̄i del recurso i-
ésimo (Eq. 3) para las tareas procesadas SFti en un
instante dado.

χ̄i = (

SFti∑

j=1

Ti,j)/SFti . (3)

Una vez obtenidos estos valores, el histórico µi es
calculado empleando tanto el valor normalizado de χ̄i

como el tiempo de vida asignado a la tarea (Eq. 4).

µi = (lt − χ̄i)/lt . (4)

Por último, la eficiencia de un recurso i es medida
utilizando los dos parámetros principales ǫi y µi, a
los que se les ha asociado un peso o valor de relevan-
cia (parámetros a y b en Eq. 5). Estos parámetros
fueron introducidos en el modelo para permitir a los
usuarios especificar las condiciones y prioridades de
sus experimentos.

Ei = (a · ǫi + b · µi)/(a + b) . (5)

C. Selección Eficiente. Combinando la Formulación
Matemática con el Fenómeno de Mundo Pequeño

Como se ha mencionado anteriormente, el mod-
elo ERS tiene dos objetivos: por un lado reducir el
tiempo de ejecución de las aplicaciones y, por otro
lado, mejorar la tasa de tareas procesadas con éxito.
Se espera, además, que ambos objetivos incrementen
la productividad de la infraestructura.

El modelo se basa en el mapeo de dos espacios de
trabajo: 1) un espacio de tareas J constituido por
las n tareas independientes y paralelas que forman
la aplicación (las tareas sólo difieren en los valores
de los parámetros de entrada). 2) Un espacio de
recursos dinámico y heterogéneo donde se incluyen
los recursos disponibles en la infraestructura. Se
puede decir que este mapeo es una relación del tipo
muchos-a-uno, es decir, una o más tareas pueden ser
asignadas a un mismo CE. Como se aprecia en la
Figura 1, al comienzo de la ejecución el modelo gen-
era un subconjunto de J - denominado como T - de
manera que env́ıa dicho conjunto a ejecución. Esto

se hace aśı para fomentar un aprendizaje más rápido
por parte del modelo, de manera que se conozca de
forma más rápida los recursos eficientes del entorno.
Los recursos seleccionados para procesar este sub-
conjunto pertenecen a R y forman el conjunto que
denotaremos como RT . Cabe destacar que, al no
tener métricas de eficiencia en este momento el mod-
elo escoge dichos recursos de forma aleatoria.

Fig. 1. Representación de la gestión de los espacios de tra-
bajo J y R durante la ejecución de la aplicación. Puede
verse que al inicio de la misma ambos espacios tienen una
gestión especial respecto al resto de la ejecución.

Durante el resto de la ejecución el modelo gestiona
los espacios de la siguiente manera: cuando una tarea
tα ∈ J termina su ejecución se medirá el grado de efi-
ciencia del recurso asociado rα ∈ R. A continuación,
y basándose en el fenómeno mundo pequeño, un re-
curso será escogido de manera eficiente para ejecutar
una nueva tarea.

Una vez establecidas las reglas que gobiernan la
gestión de los espacios J y R, el siguiente paso con-
siste en describir con mayor detalle el proceso de se-
lección eficiente que caracteriza a nuestra propuesta.

En una red de mundo pequeño se combinan una
búsqueda local junto con una excursión aleatoria de
largo recorrido. A este tipo de algoritmos se les
conoce como Algoritmos de Optimización de Mundo
Pequeño (SWOA) [13]. Los elementos que han sido
incorporados a ambos procesos de búsqueda en nue-
stro modelo son descritos a continuación:

• Un umbral de carga de trabajo ̟ utilizado para
pasar de una búsqueda local a una búsqueda de
largo recorrido. Por tanto, se calcula la carga de
trabajo5 real de cada recurso monitorizado. El
modelo asume que un recurso está sobrecargado
cuando su valor de carga es igual o superior a
̟.

• Conjunto de recursos evaluados SE : vector or-
denado de menor a mayor valor de eficiencia que
es utilizado durante la búsqueda local. Este vec-
tor está compuesto por aquellos recursos cuya
eficiencia ya ha sido monitorizada (recursos ya
utilizados durante la ejecución).

• Conjunto de recursos no evaluados SUE : vector
que incluye los recursos no evaluados del espa-
cio R (aquellos que no han sido seleccionados
ninguna vez hasta la fecha).

Búsqueda Local
El objetivo de esta búsqueda es escoger, de una man-
era eficiente, un recurso perteneciente a la vecindad

5Para obtener este valor se mide no sólo la carga real pro-
ducida por nuestra aplicación sino también la carga local
(propia de otros experimentos que están explotando los re-
cursos). Dicho valor es normalizado.
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de rα. Se va a considerar como vecindad de un re-
curso rα al conjunto formado por los dos vecinos más
próximos a él (v1 y v2 en la Figura 2); es decir, aque-
llos dos recursos con valores de eficiencia próximos a
rα serán considerados sus vecinos. Existen dos casos
especiales donde la vecindad de rα está compuesta
por un único recurso: cuando su valor de eficiencia
es el más alto o el más bajo de todos.

Fig. 2. Proceso de Búsqueda Local para el modelo ERS.
Dentro de este proceso se tienen en cuenta la eficiencia y
carga de trabajo de los recursos.

Cada vez que se calcula el valor de eficiencia de
rα será insertado de manera ordenada en el conjunto
SE . A continuación, el modelo selecciona uno de sus
vecinos para ejecutar la siguiente tarea tα. Como
primera opción se considerará al vecino más eficiente
v1 y, en caso que esté sobrecargado (en base a ̟),
se escoge el segundo vecino v2. Si este recurso estu-
viese también sobrecargado, el modelo procedeŕıa a
utilizar la excursión aleatoria de largo recorrido (se
trata de un salto en la búsqueda motivado por ̟).

Excursión Aleatoria de Largo Recorrido
En cuanto a este salto largo que se produce en
el proceso de búsqueda, se hace uso del conjunto
SUE . El modelo selecciona aleatoriamente un recurso
perteneciente a dicho conjunto. Este recurso sólo
debe cumplir un requisito: no estar sobrecargado;
de manera que esta excursión aleatoria es repetida
hasta dar con un recurso que lo satisfaga.

Al igual que ocurre en la búsqueda local, se tienen
dos casos especiales: que todos los recursos de SUE

estén sobrecargados o que SUE esté vaćıo. En ambos
casos la excursión aleatoria pasaŕıa a realizarse sobre
el conjunto SE .

Para finalizar, vamos a resumir el comportamiento
del modelo. En primer lugar, un subconjunto de J
denominado T es lanzado a ejecución. Las tareas que
forman dicho subconjunto son monitorizadas hasta
que terminan su ejecución. Cuando una tarea tα es
procesada, el recurso asociado a la misma rα pasa a
ser evaluado. Este recurso es insertado en orden en
SE en base a su valor de eficiencia. A continuación,
el modelo aplica la propiedad de mundo pequeño:
se realiza una búsqueda local para ver si es factible
utilizar algunos de los vecinos de rα. En caso de
que los dos vecinos más próximos estén sobrecarga-
dos el algoritmo realiza un salto de largo recorrido.
Cuando la búsqueda finaliza el modelo asigna una
nueva tarea tα al recurso seleccionado de manera efi-
ciente. Estos procesos de monitorización, evaluación
y selección son repetidos hasta que todas las tareas
tα ∈ J son procesadas. Cabe destacar que el mod-
elo registra toda la información generada durante la

ejecución de la aplicación en unos ficheros de salida.

IV. Evaluación del Modelo

El modelo es evaluado en una infraestructura grid
real perteneciente a la Infraestructura Grid Europea
(EGI)6. La Iniciativa Grid Nacional en España (ES-
NGI)7 está compuesta por una amplia variedad de
proyectos, cada uno de ellos utilizando un entorno de
computación espećıfico dentro de la infraestructura.
En concreto, nosotros nos hemos afiliado a una de
las VO del proyecto Ibergrid8 que tiene alrededor de
30 CEs (un valor de recursos razonable para evaluar
nuestra propuesta).

Dos escenarios de experimentación han sido
definidos para verificar que los objetivos fijados (re-
ducir el tiempo de ejecución total de la aplicación e
incrementar la tasa de tareas finalizadas con éxito) se
han cumplido. En ambos escenarios el presente mod-
elo ERS-SW (Modelo de Selección Eficiente basado
en el fenómeno de Mundo Pequeño) es comparado
con la Selección Tradicional de Recursos (TRS) en
las infraestructuras grid europeas. Esta selección
está basada en criterios de cercańıa y disponibilidad
de los recursos.

A. Escenario 1

En este primer escenario se pretende evaluar la ca-
pacidad de aprendizaje del modelo ERS y hasta qué
punto se ve influenciado por el tamaño del subcon-
junto T . El escenario está formado por 5 pruebas y,
por cada una de ellas, se realizan 10 ejecuciones de
ambos algoritmos (10 para cada test de TRS y otros
10 para cada test de ERS-SW). El tamaño del espa-
cio J es fijado a 200 tareas en todos los tests. Por
su parte, el tamaño del subconjunto T vaŕıa desde 5
hasta 40 tareas (como se observa en la Figura 3).

Fig. 3. Resultados obtenidos en los diferentes tests que se
llevan a cabo en el primer escenario de evaluación.

Como se observa en la Figura 3, el modelo prop-
uesto ERS-SW reduce el tiempo de ejecución re-
specto a TRS. Puede apreciarse, además, que a me-
dida que el tamaño de T aumenta, crece la diferen-
cia de tiempos de ejecución entre ambas versiones.
Esto quiere decir que para valores altos de T el mod-
elo encuentra los recursos eficientes más rápidamente
(aprendizaje del modelo más rápido). Por otra parte,

6http://www.egi.eu/about/ngis/
7http://www.es-ngi.es/
8http://www.ibergrid.eu/
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si nos fijamos en la tasa de tareas finalizadas por am-
bas versiones (Figura 4), el modelo ERS-SW nueva-
mente supera a TRS.

Fig. 4. Tasa de tareas finalizadas con éxito durante las prue-
bas realizadas en el primer escenario para ambas versiones.
El modelo ERS-SW obtiene mejores resultados.

B. Escenario 2

En este segundo escenario el objetivo es determi-
nar el rango de aplicaciones donde es posible aplicar
nuestro modelo. En este caso, fijamos el tamaño de
T a 10 ya que a partir de los resultados anteriores
(escenario 1) se observa que es el menor valor con el
que se alcanza un buen aprendizaje del modelo. En
esta ocasión se van a realizar 6 tests, de manera que
el tamaño del espacio J vaŕıa de unos a otros (desde
50 hasta 500 tareas a ejecutar).

Al igual que ocurŕıa en el primer escenario, el
modelo ERS-SW mejora los resultados obtenidos por
TRS (Figura 5). Para los dos primeros valores de
J la diferencia de tiempo de ejecución entre ambas
versiones no es muy grande. Sin embargo, esta difer-
encia va aumentando progresivamente (se hace más
significativa) a medida que aumenta el tamaño de
J . Por ejemplo, para un tamaño de J de 500 tar-
eas, TRS necesita unos 3019 minutos (unas 50 horas)
mientras que ERS-SW sólo utiliza 108 minutos.

Fig. 5. Resultados obtenidos para las 6 pruebas realizadas en
este segundo escenario. ERS-SW nuevamente supera a la
versión TRS.

En cuanto a la tasa de tareas finalizadas con éxito
(ver Figura 6), en este segundo escenario es mejo-
rada un 25%. TRS tiene una tasa de éxito del 70%
mientras que ERS-SW la tiene del 95%. Se incluye,
además, una gráfica (Figura 7) donde se muestra el
tiempo medio empleado por cada versión en el proce-
samiento de una tarea para los diferentes tests real-
izados. Puede apreciarse que, en general, ERS-SW
tarda alrededor de 1 minuto en ejecutar una tarea

mientras que TRS necesita entre 5 y 7 minutos. En
conclusión, se puede decir que es beneficioso uti-
lizar el modelo auto-adaptativo propuesto para apli-
caciones de computación masiva en entornos grid.

Fig. 6. Tasa de tareas ejecutadas correctamente en este se-
gundo escenario. Puede observarse que ERS-SW está muy
próximo a un valor de tasa del 100%.

Fig. 7. Tiempo medio de ejecución de tareas de las dos ver-
siones comparadas, TRS y ERS-SW.

V. Conclusiones

En la presente contribución se propone un modelo
de selección eficiente para resolver el problema de
gestión de recursos en entornos grid. El modelo ERS
ha sido diseñado desde el punto de vista del usuario y
está basado en el fenómeno de mundo pequeño. Dicho
modelo proporciona una capacidad auto-adaptativa,
permitiendo a las aplicaciones hacer frente a los cam-
bios del entorno.

De los resultados obtenidos en la fase de evalu-
ación se puede deducir que nuestro modelo es una
beneficiosa alternativa para los usuarios grid, ya que,
reduce los tiempos de ejecución de las aplicaciones e
incrementa la tasa de tareas finalizadas con éxito.

En cuanto a trabajo futuro, se enriquecerá el mod-
elo mediante la aplicación de nuevos algoritmos, se
reforzarán algunas partes del mismo y se tendrán en
cuentan nuevos servicios grid.
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Solución Auto-adaptativa para Selección
Eficiente de Recursos en Entornos Grid.

Aplicando Inteligencia Colectiva
Maŕıa Botón-Fernández1, Miguel A. Vega-Rodŕıguez2 y Francisco Prieto Castrillo1

Resumen— Los algoritmos de inteligencia colectiva
son muy utilizados para simular el comportamiento
de sistemas auto-organizativos y no centralizados, los
cuales pueden ser naturales o artificiales. En este sen-
tido, en el presente trabajo aplicamos el algoritmo de
Colonia Artificial de Abejas (ABC) para mejorar el
proceso de selección en entornos grid (sistemas dis-
tribuidos compuestos por recursos heterogéneos y ge-
ográficamente dispersos). El modelo propuesto se ha
diseñado para seleccionar los recursos más eficientes
durante la ejecución de una aplicación. Para ello, los
recursos son considerados como fuentes de alimento
con una gran concentración de néctar. Cabe destacar
que el modelo proporciona, además, una capacidad
auto-adaptativa permitiendo que las aplicaciones ha-
gan frente a los cambios del entorno. Para finalizar, el
modelo es evaluado en una infraestructura grid real.
De los resultados obtenidos puede deducirse que no
sólo se consigue una reducción en el tiempo de eje-
cución sino que se mejora la tasa de tareas finalizadas
con éxito.

Palabras clave— Colonia Artificial de Abejas, Op-
timización, Computación Grid, Auto-adaptación, In-
teligencia Colectiva

I. Introducción

LOS entornos de computación grid [1] [2] son sis-
temas distribuidos cada vez más utilizados por la

comunidad cient́ıfica en la última década. Este tipo
de infraestructuras se caracteriza por estar compues-
tas por recursos heterogéneos que, a su vez, tienen
una localización geográfica distinta. Además, los re-
cursos grid son gestionados a través de Organiza-
ciones Virtuales (VO) a las que deben afiliarse los
usuarios para hacer uso de las infraestructuras grid.
Cada VO por lo general está asociada a un proyecto
de investigación.

A pesar de las ventajas de este tipo de infraestruc-
turas, presentan varios problemas relacionados con
las caracteŕısticas y naturaleza grid. Existen dos
niveles de heterogeneidad en los sistemas grid. Por
un lado, los recursos del entorno pertenecen a difer-
entes centros, cada uno de ellos con diferentes sis-
temas operativos y distintos sistemas administra-
tivos. Como los principios fundamentales de las
infraestructuras grid permiten el uso de diferentes
poĺıticas de gestión, nos encontramos con que cada
centro maneja/mantiene sus recursos acorde a sus
propias poĺıticas. Por otro lado, los recursos pueden
ser agrupados en base a su funcionalidad en el sis-
tema. Pero, incluso dentro de cada grupo los recursos

1Dpto. de Ciencia y Tecnoloǵıa, Ceta-Ciemat, e-mail:
{maria.boton, francisco.prieto}@ciemat.es

2Dpto. de Tecnoloǵıa de Computadores y Comunicaciones,
Univ. Extremadura, e-mail: mavega@unex.es

tienen distintas caracteŕısticas a nivel de hardware y
de software (por pertenecer a distintos centros). A
todo esto debemos añadir que el permitir diferentes
dominios administrativos provoca una variación en
el rendimiento y la disponibilidad de los recursos a
lo largo del tiempo. Es por todo ello que las apli-
caciones grid necesitan conocer el estado de la in-
fraestructura en tiempo real. Pero también, ciertos
procesos como los de descubrimiento, monitorización
y selección de recursos deben ser mejorados para con-
seguir un sistema más autónomo.

En los últimos años, la comunidad grid se ha cen-
trado en diseñar y desarrollar soluciones adaptativas
para abordar los problemas anteriormente descritos.
En ese sentido, en el presente trabajo proponemos
una solución centrada en mejorar el proceso de se-
lección eligiendo los recursos más eficientes durante
la ejecución de la aplicación. Este modelo propuesto
proporciona aśı una capacidad auto-adaptativa a las
aplicaciones. Para conseguir esa selección eficiente
nos hemos basado en el algoritmo de colonia de abe-
jas [3] (más comúnmente conocido como ABC - Ar-
tificial Bee Colony). Se trata de un algoritmo del
campo de la Inteligencia Colectiva, muy utilizado en
problemas de optimización y basado en el compor-
tamiento de las abejas en la búsqueda de fuentes de
alimentos. A este modelo lo hemos llamado Modelo
de Selección Eficiente basado en Colonia Artificial
de Abejas (ERS-ABC). En la fase de definición se
establecieron dos objetivos: reducir el tiempo de eje-
cución de las aplicaciones y aumentar la cantidad de
tareas acabadas con éxito.

El modelo es evaluado en una infraestructura grid
real perteneciente a la Infraestructura Grid Euro-
pea (EGI)1. En la fase de evaluación dos escenarios
se han establecido para verificar que los objetivos
fueron alcanzados. Para ello, ERS-ABC es com-
parado con el proceso de selección estándar de las
infraestructuras grid (basadas en el middleware de
gLite2), al que nosotros denotamos como TRS (Se-
lección Tradicional de Recursos).

El resto del art́ıculo se ha estructurado de la sigu-
iente manera. La Sección II presenta el trabajo rela-
cionado. En la Sección III se describen todas las
consideraciones del modelo junto con la formulación
matemática para medir la eficiencia de los recur-
sos. Por su parte, la Sección IV especifica cómo se
adapta el algoritmo ABC en el modelo para realizar

1http://www.egi.eu/
2http://glite.cern.ch/
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la selección eficiente. La etapa de evaluación queda
recogida en la Sección V. Finalmente, la Sección VI
concluye el art́ıculo.

II. Estado del Arte

Como se ha comentado anteriormente, existe un
número de investigaciones que utilizan el concepto
de adaptación para resolver los problemas relaciona-
dos con la gestión de recursos grid. En [4] se de-
scribe el proyecto AppLes, cuyo objetivo es propor-
cionar una capacidad adaptativa a los sistemas grid.
En el proyecto se crea una metodoloǵıa para desar-
rollar y desplegar aplicaciones distribuidas de alto
rendimiento, es decir, se propone una planificación
adaptativa.

El estudio en [5] describe un framework para eje-
cuciones adaptativas en grid. Este framework está
basado en Globus3 y ha sido diseñado para ges-
tionar las tareas eficientemente. Mediante nuevas
poĺıticas de planificación buscan mantener un nivel
de rendimiento adecuado.

Otro trabajo, presentado en [6], se centra en mejo-
rar los procesos grid de descubrimiento y monitor-
ización. Se introduce una aproximación que evita
la sobrecarga del Sistema de Información (IS) me-
diante el diseño de dos algoritmos de notificación:
sink-based algorithm y utilization-based algorithm.

El sistema autónomo que se expone en [7] se
ajusta dinámicamente al paralelismo de la aplicación
utilizando dos poĺıticas de planificación: una para
manejar la suspensión de tareas y otra para controlar
la migración de la aplicación. Se utiliza un umbral de
tolerancia para determinar cuál de las dos poĺıticas
aplicar en cada momento.

Para finalizar, en [8] se realiza un resumen de los
sistemas adaptativos existentes. En base a los mis-
mos, los autores añaden sugerencias para alcanzar
ese sistema autónomo grid.

Los trabajos descritos anteriormente tienen una
caracteŕıstica común: buscan mejorar el rendimiento
de la infraestructura grid. Además, todas las solu-
ciones comentadas utilizan técnicas (planificación,
migración, cancelación, etc.) que han sido diseñadas
desde el punto de vista del sistema. Sin embargo,
nosotros proponemos un modelo eficiente y auto-
adaptativo para seleccionar de manera eficiente los
recursos. El modelo no controla ni modifica el
comportamiento de los elementos grid (no se uti-
lizan técnicas de planificación, migración ni de asig-
nación). Nuestra estrategia ha sido diseñada desde
el punto de vista del usuario, utilizando los coman-
dos básicos de los usuarios. Se espera que el modelo
mejore la productividad de la infraestructura a la
vez que gúıa a las aplicaciones para hacer frente a
los cambios del entorno.

III. Modelo de Selección Eficiente de
Recursos

Como se ha mencionado en la Sección I, en este
trabajo proponemos un modelo de Selección Efi-

3http://www.globus.org/toolkit/

ciente de Recursos (ERS) que permita a las aplica-
ciones auto-adaptarse a las cambiantes condiciones
del entorno. Se define una formulación matemática
que permita medir la eficiencia de los recursos con-
siderando los objetivos de tiempo y tareas estable-
cidos. Esta formulación ligada a un proceso de se-
lección basado en el algoritmo ABC da lugar a nue-
stro modelo eficiente.

Se van a manejar dos espacios de trabajo: un es-
pacio de tareas J , compuesto por las n tareas in-
dependientes y paralelas de la aplicación, y un es-
pacio dinámico y heterogéneo de recursos R, en el
que se incluyen todos los recursos disponibles de la
infraestructura. En concreto, se mide la eficiencia
de un tipo de planificador grid conocido como Com-
puting Element (CE). Este componente interacciona
con los nodos de cómputo, decidiendo en cuál de el-
los serán ejecutadas las tareas. La filosof́ıa de la grid
permite a los usuarios interaccionar con este tipo de
elementos y especificar con qué CE quieren trabajar.
Por este motivo se decide monitorizar este tipo de
componente grid.

En cuanto a la gestión de las tareas, al inicio de
la ejecución el modelo lanza un subconjunto de J
al que hemos denotado como T . De esta forma se
espera motivar o agilizar el aprendizaje del modelo,
determinando más rápidamente cuales son los recur-
sos más eficientes. Las tareas de T son asignadas a
una serie de recursos (RT ) escogidos aleatoriamente,
ya que al inicio de la ejecución de la aplicación no se
tienen medidas de la eficiencia de los recursos.

A continuación, el modelo monitoriza las tareas
de manera que cuando una tarea tα termina su eje-
cución, se mide la eficiencia del recurso asociado y
se elige uno nuevo de manera eficiente (aplicando
ABC) para ejecutar una nueva tarea. Todos estos
pasos de monitorización, clasificación y selección se
repiten hasta que todas las tareas de J son proce-
sadas. Cabe destacar que cada tarea tiene asociado
un tiempo de vida lt, de esta forma el modelo no es-
pera de forma indefinida por recursos sobrecargados.

En cuanto al valor de eficiencia de un recurso i,
se tendrán en cuanta los siguientes parámetros para
calcularla. Por un lado se tiene un histórico de tareas
procesadas4 ǫi y por otro lado el histórico del tiempo
de procesamiento empleado para procesar esas tareas
µi.

El valor de ǫi depende de la cantidad de tareas
que fueron finalizadas con éxito SFti y del número
de tareas totales asignadas a dicho recurso Ati (ver
Eq. 1).

ǫi = SFti/Ati . (1)

Antes de definir µi vamos a especificar cómo se
calculan los parámetros en los que se basa. En
primer lugar, el tiempo de procesamiento Ti,j del re-
curso para una tarea j se obtiene aplicando Eq. 2.

4Toda tarea cuyo estado registrado en el Sistema de Infor-
mación (IS) sea Done o Aborted se considerará como tarea
procesada. También aquellas tareas cuyo tiempo de vida se
agotó antes de completarse se consideran procesadas.
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Este tiempo se basa en el tiempo de comunicación
Tcommi,j entre el recurso i y otros servicios grid y
en el tiempo de computación Tcompi,j que utiliza
para procesar la tarea j.

T{i,j} = Tcomm{i,j} + Tcomp{i,j} . (2)

A continuación, se calcula el valor medio de tiempo
de procesamiento χ̄i del recurso (Eq. 3). El
parámetro SFti se utiliza para especificar el número
de tareas que se han terminado con éxito en un mo-
mento dado.

χ̄i = (

SFti∑

j=1

T{i,j})/SFti . (3)

Por tanto, el histórico de tiempo de procesamiento
queda definido como se especifica en la ecuación Eq.
4. Este parámetro depende de χ̄i y del tiempo de
vida lt de las tareas.

µi = (lt − χ̄i)/lt . (4)

Para finalizar, la eficiencia se calcula utilizando
ambos valores históricos pero también se añaden dos
parámetros de relevancia a y b. Ambos parámetros
son fijados por los usuarios, de manera que puedan
especificar las condiciones de sus experimentos o sus
prioridades en los mismos.

Ei = (a · ǫi + b · µi)/(a + b) . (5)

IV. Proceso de Selección Eficiente Basado
en ABC

El algoritmo de colonia de abejas ABC es un
método evolutivo introducido por Dervis Karaboga
[3] compuesto por tres tipos diferentes de abejas:
obreras, observadoras y exploradoras. La forma de
funcionar del algoritmo es la siguiente: una vez
que varias fuentes de alimento han sido explotadas
(fuentes de néctar), las abejas obreras regresan a la
colmena y realizan un baile para indicar al resto la
calidad de las fuentes encontradas. A continuación,
tanto las abejas obreras como las observadoras salen
a explotar fuentes de alimento conocidas (explotadas
anteriormente), utilizando la experiencia adquirida
por la colonia. Por su parte, las abejas exploradoras
eligen fuentes de alimento de manera aleatoria, sin
tener en cuenta el conocimiento adquirido. De este
modo la colmena aprovecha las fuentes con mayor
cantidad de néctar a la vez que explora nuevas posi-
bilidades.

En cuanto al proceso de selección de nuestro mod-
elo ERS-ABC, a continuación se indican las consid-
eraciones establecidas para hacer uso de tal algo-
ritmo.

• Las abejas de nuestro modelo van a buscar los
recursos más eficientes, aquellos con un valor de
eficiencia próximo a 1 (lo que significaŕıa una
fuente de alimento con mucho néctar).

• Una solución dentro del modelo ERS-ABC es un
recurso eficiente.

• Las abejas obreras explotan los q recursos más
eficientes. El modelo agrupa estos recursos en
un conjunto conocido como conjunto de obreras
SE .

• Para cada recurso de tipo obrero el modelo es-
tima la probabilidad de que vuelva a ser ex-
plotado por la colmena. Esta probabilidad se
basa en el valor de eficiencia de los recursos.

• Las abejas observadoras dependen de la infor-
mación recogida por las obreras (su experien-
cia). Al igual que ocurre con las obreras, el mod-
elo gestiona un conjunto de observadoras SO.

• Cada abeja exploradora escoge un recurso de
manera aleatoria para explotarlo.

A continuación se describe el flujo de ejecución del
modelo. Cuando un recurso rα procesa una tarea, el
modelo determina qué tipo de abeja es la que ha ex-
plotado esta fuente (recurso). Si el recurso pertenece
al conjunto de obreras se pasa a valorar la calidad de
mismo, es decir, cómo de eficiente ha sido. Si el valor
de calidad obtenido es mejor que el de otras fuentes
memorizadas por las obreras (mejor que otros valores
de eficiencia registrados en su conjunto de recursos)
rα permanece en el conjunto de obreras. En otro
caso, el modelo busca un recurso eficiente que no sea
parte de SE y descarta a rα (mutación).

Respecto al conjunto de observadoras SO, al prin-
cipio de la ejecución se trata de una réplica de SE .
Durante la ejecución de la aplicación es actualizado
cada vez que se modifica el conjunto de obreras. El
método de actualización utiliza la probabilidad de
explotación como se aprecia en la Figura 1. Se hace
uso, además, de SE en la actualización debido a
que al inicio ambos conjuntos son iguales. También
se aplica un proceso de mutación para obtener los
nuevos recursos de las observadoras: un recurso de
SO es reemplazado por su vecino más cercano que
sea más eficiente que él dentro del espacio R. Cabe
destacar que R es ordenado de mayor a menor valor
de eficiencia durante la ejecución de la aplicación, de
manera que los recursos más eficientes de un recurso
rα están colocados a su izquierda.

Fig. 1. Método de actualización del conjunto de observadoras
basado en la probabilidad de explotación. Los puntos 4 y
5 se repiten por cada recurso de SO.

Por último, en lo que se refiere a las abejas ex-
ploradoras, cada vez que un porcentaje w de J es
procesado una exploradora entra en juego en el mod-
elo. Esta abeja escoge un recurso de R de manera
aleatoria procurando, mientras sea posible, que no
haya sido explotado anteriormente por la colmena.
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Los recursos gestionados por todas las abejas de la
colmena (recursos de SE más SO más exploradora)
forman un conjunto de candidatos a ser solución. La
nueva solución (el siguiente recurso que procesará
una tarea) es escogido aplicando la técnica Round
Robin sobre los candidatos.

En la Figura 2 se resumen las acciones principales
del flujo de ejecución de ERS-ABC comentadas. En
la fase de inicialización (puntos 1-4) se crean los dos
espacios de trabajo y el conjunto T es lanzado a eje-
cución. A continuación, el modelo monitoriza las
tareas correspondientes. Cuando una tarea tα ter-
mina su ejecución el valor de eficiencia del recurso
asociado rα es actualizado. Tras esto, el proceso de
selección basado en ABC es aplicado y un nuevo re-
curso eficiente es escogido para procesar una nueva
tarea. Estos pasos se repiten hasta que todo J es
procesado.

PSEUDOCODIGO: ALGORITMO ERS-ABC

Input: tareas, recursos infraestructura

Output: conjunto solución

1. Determinar espacios J y R;

2. Preparar conjunto T;

3. Escoger conjunto RT aleatoriamente para T;

4. Lanzar T en ejecución;

5. mientras haya tareas sin procesar hacer

     5.1. Monitorizar tareas;

     5.2. Si una tarea acaba entonces

            5.2.1. Actualizar eficiencia del recurso;

            5.2.2. Aplicar el proceso de selección ABC;

            5.2.3. Lanzar una nueva tarea;

6. Fin mientras

Fig. 2. Pseudocódigo de ERS-ABC donde los principales
pasos son indicados.

V. Evaluación del Modelo

Como se comentó en la Sección I, en la fase de
evaluación los experimentos son llevados a cabo en
una infraestructura grid real europea que forma parte
de la Iniciativa Grid Nacional Española (ES-NGI)4.
En concreto, estamos afiliados a una de las VO del
proyecto Ibergrid5 que contiene unos 30 CEs (un
número de recursos razonable para evaluar el mod-
elo).

Dos escenarios han sido definidos para determinar
si se han alcanzado los objetivos establecidos: una
reducción del tiempo de ejecución de la aplicación
y un incremento en el número de tareas finalizadas
con éxito. En ambos escenarios ERS-ABC es com-
parado con la técnica de selección estándar de las
infraestructuras grid europeas y que nosotros hemos
denotado como TRS (Traditional Resources Selec-
tion). Esta técnica de selección se basa en criterios
de proximidad y disponibilidad para elegir los CEs.
El método que realiza esta selección es conocido en
el ámbito grid como match-making.

4http://www.es-ngi.es/
5http://www.ibergrid.eu/

A. Escenario 1

En este primer escenario se pretende determinar
la influencia del tamaño del subconjunto T en el
aprendizaje del modelo. Por este motivo se definen 5
pruebas distintas dentro del mismo con las siguientes
caracteŕısticas: el tamaño de J se fija a 200 tareas
mientras que vamos variando el tamaño de T en cada
una de las pruebas desde 5 hasta 40 (5, 10, 13, 20,
40). Los experimentos de cada prueba son ejecuta-
dos 10 veces en la infraestructura para cada versión
(ERS-ABC, TRS). Por tanto, cada punto represen-
tado en la gráfica de la Figura 3 es el valor medio de
los experimentos realizados. Con esta variación en
T se espera que a medida que aumente de tamaño el
aprendizaje del modelo sea más rápido, mejorando
los tiempos de ejecución.

Fig. 3. Resultados obtenidos en el primer escenario de prue-
bas. Nuestra propuesta obtiene mejores resultados.

De los resultados obtenidos podemos concluir que
ERS-ABC consigue mejores valores de tiempo de eje-
cución para la aplicación respecto a TRS. Además, a
medida que T aumenta de tamaño la diferencia en-
tre ambas versiones crece, como se esperaba. Luego
el tamaño de este subconjunto de tareas influye en
el aprendizaje del modelo. Cuando enviamos un
mayor número de abejas a explotar las fuentes de al-
imento (recursos), como ocurre en los últimos tests,
se consigue un conocimiento más profundo de la in-
fraestructura en un menor tiempo.

Por otra parte, es importante remarcar que el
tiempo de ejecución total mostrado para ERS-ABC
incluye no solo el tiempo de ejecución de la aplicación
sino también el tiempo que utiliza el modelo para
monitorizar, clasificar y seleccionar los recursos efi-
cientemente.

Sin embargo, vemos que TRS tiene un compor-
tamiento diferente a nuestra propuesta. En los
primeros tests (tamaños de 5 y 10) obtiene sus val-
ores de tiempo de ejecución más bajos. A partir de
entonces comienza a ser cada vez más lento en la eje-
cución de la aplicación. Al ser una técnica basada en
criterios de cercańıa y proximidad, probablemente
en las últimas pruebas son muy pocos los recursos
disponibles (la mayoŕıa estarán siendo usados para
ejecutar las tareas) y algunos de ellos pueden estar
incluso sobrecargados.

B. Escenario 2

El objetivo de este segundo escenario es deter-
minar el rango de aplicaciones en las que se puede
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aplicar nuestro modelo de manera satisfactoria. Las
aplicaciones que suelen ejecutarse en infraestructuras
grid están formadas por un número de tareas consid-
erable. Por este motivo, en los diferentes tests que
se definen en este escenario variamos el tamaño de
J desde 50 hasta 500 (50, 100, 200, 300, 400, 500).
En total se tienen 6 tests donde el tamaño de T se
ha fijado a 10. Al igual que en el primer escenario,
se realizan 10 ejecuciones de cada experimento por
cada tamaño de J .

Como se muestra en la Figura 4, ERS-ABC nue-
vamente obtiene mejores resultados, consiguiendo
mejores tiempos a medida que la cantidad de tareas
totales aumenta. Por el contrario, TRS consigue pe-
ores tiempos de ejecución para aplicaciones de mayor
número de tareas a ejecutar.

Fig. 4. Segundo escenario de pruebas del modelo ERS-ABC.
Nuevamente nuestro modelo supera a la técnica de se-
lección de recursos estándar en grid.

En cuanto al segundo objetivo fijado, incrementar
la tasa de tareas acabadas con éxito, ERS-ABC con-
sigue mejorar los resultados de TRS. Finalmente, se
puede afirmar que el modelo es una solución factible
para las aplicaciones grid.

VI. Conclusiones

El presente trabajo propone un modelo de se-
lección eficiente que mejore dicho proceso en los en-
tornos grid. Para ello, el modelo ha sido diseñado
desde el punto de vista del usuario y haciendo uso
del algoritmo ABC. De esta manera se dota de una
capacidad auto-adaptativa a las aplicaciones, per-
mitiéndolas enfrentarse a los cambios del entorno.

El modelo es evaluado en una infraestructura grid
real perteneciente a una iniciativa europea. Es
más, es comparado con la selección estándar de las
infraestructuras europeas para verificar que se al-
canzan los hitos establecidos. De los resultados
obtenidos se deduce que se trata de una solución
factible y beneficiosa para las aplicaciones grid, ya
que disminuye su tiempo de ejecución e incrementa
su tasa de tareas finalizadas con éxito.

Como trabajo futuro se espera enriquecer el mod-
elo con otras funcionalidades, probar nuevos algorit-
mos que se adapten mejor al problema y considerar
otros servicios grid.
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Comparison of Auto-scaling Techniques for
Cloud Environments

Tania Lorido-Botran1 Jose Miguel-Alonso2 Jose A. Lozano3

Abstract— Cloud computing environments offer the
user the capability of running their applications in an
elastic manner, using only the resources they need,
and paying for what they use. However, to take
advantage of this flexibility, it is advisable to use
an auto-scaling technique that adjusts the resources
to the incoming workload, both reducing the over-
all cost and complying with the Service Level Objec-
tive. In this work we present a comparison of some
auto-scaling techniques (both reactive and proactive)
proposed in the literature, plus two new approaches
based on rules with dynamic thresholds. Results show
that dynamic thresholds avoid the bad performance
derived from a bad threshold selection.

Keywords— Cloud computing, scalable applications,
auto-scaling, service level objectives

I. Introduction

CLOUD computing is a popular technology, char-
acterized by its elastic nature. This means

that users only acquire the resources they need (on-
demand) and pay only for what they use (a pay-as-
you-go scheme). Resources are provided in the form
of VMs. There are two types of scaling: horizontal
and vertical. Horizontal scaling (or scaling out/in)
consists of adding or removing VMs, and vertical
scaling (scaling up/down) consists of dimensioning
the resources assigned to a particular VM (e.g. CPU
or memory). Vertical scaling is not supported for
all operating systems; for this reason, many cloud
providers only offer horizontal scaling.

Adapting resources to application needs is a chal-
lenge, due to the constant changes in the input work-
load. Manual scaling would require constant super-
vision and, probably, will cause a bad performance
in the application. Instead, an auto-scaling tech-
nique is a suitable way to automate resource adap-
tation. Cloud providers usually offer a rule-based
auto-scaling mechanism, which is simple to set up
but difficult to tune. The main drawback is its reac-
tive nature: it is unable to cope with sudden work-
load bursts and also with the boot up time of VMs
(up to 10 minutes). A proactive approach tries to
overcome these problems, forecasting future resource
needs.

Authors in the literature have proposed many re-
active and proactive auto-scaling techniques, related
to control theory, time series analysis, reinforcement
learning and so on. Due to the heterogeneity of the
techniques and the testing environment they use, it
is impossible to carry out a proper comparison to

1Dep. of Computer Architecture and Technology, U. of the
Basque Country, UPV/EHU, e-mail: tania.lorido@ehu.es

2Dep. of Computer Architecture and Technology, U. of the
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3Dep. of Computer Science and Artificial Intelligence, U. of
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decide the best auto-scaling technique for a partic-
ular scenario. For this reason, we have developed a
cloud simulator based on CloudSim [1], specifically
designed as a workbench for studying auto-scaling
techniques. In this paper we use it to test several
representative techniques, analyze the impact of pa-
rameter definition and compare techniques in terms
of VM cost and SLO violations. Note that this is a
preliminary, not exhaustive study.

Cloud providers usually bill on an hourly basis and
partial hours are accounted as full hours. In this case,
VM cost is accounted as the number of VM running
hours, multiplied by the hour fee. The Service Level
Agreement (SLA) is the contract between the cloud
provider and the customer, in which the Quality of
Service (QoS) is defined. The SLA is defined in terms
of one or more Service Level Objectives (SLO). In
this paper, a single SLO is considered, based on the
service time required by incoming requests.

The rest of the paper is organized as follows. The
target scenario is described in Section II. Then,
each of the auto-scaling techniques is described and
tested on the cloud simulator (Section III). Section
IV presents some performance results and makes a
comparison of the different auto-scaling techniques.
Finally, the conclusions extracted, along with some
future work lines, are presented in Section V.

II. Scenario

Our target scenario is a web-type application, de-
ployed over a pool of homogeneous VMs. We will
focus on the load balancer and the business tier.
User requests arrive the application following a given
pattern (in this case, based on a real workload).
The load balancer will distribute requests among the
VMs, based on different policies: random, round-
robin or least-connection. Round-robin policy dis-
tributes requests in turns, whilst the least-connection
one consists of assigning requests to the least loaded
VM, i.e., the VM that is executing the least number
of tasks.

Each task is assigned to a single VM. Request ex-
ecution time is denoted as its expected service time,
and in our simulated environment it is known a-
priori. VMs adopt a time-sharing policy, so all in-
coming tasks will be accepted, but service time will
increase accordingly to the number of tasks in the
CPU. In this context, the service time is the lapse
since a task is assigned to a VM, until the response
is received back.

The auto-scaler will perform horizontal scaling ac-
tions: adding (scaling out) or removing VMs (scaling
in). Many performance metrics could be applied to
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trigger auto-scaling actions. The most typical ones in
the literature are CPU load, service time and input
request rate, but many others have been proposed
such as memory used by the VMs, or available band-
width. Scaling decision may be taken based on a
single metric or a combination of two or more. For
simplicity, this study focuses on the use of a single
metric.

The performance of each technique may be eval-
uated in terms of the total VM cost and the total
number (or ratio) of SLO violations. Each cloud
provider uses its own billing scheme. VM hours can
be charged per minute or per hour (and in that case,
partial hours are accounted as full hours). The cost
may include not only VM running hours, but also
other resource usage (e.g. disk or bandwith) and
services (e.g. monitoring system).

Figure 1 shows an example of a real workload of
one week duration. The number of VMs (represented
with a thin line) varies according to the system load
(number of requests per minute), from 10-15 VMs,
up to 50 VMs at workload peaks.

Fig. 1. ClarkNet trace (the workload) vs. number of VMs
assigned

III. Description of the Auto-scaling
Techniques

Many diverse auto-scaling techniques have been
proposed in the literature. In [3], a taxonomy
consisting of five categories was defined: static
threshold-based rules, time series analysis, control
theory, reinforcement learning and queuing theory.
In the current study we compare techniques from the
first three categories.

Static threshold-based rules are typically used by
cloud providers such as Amazon EC2. A simple ex-
ample: if CPU > 70%, then scale out; if CPU <
30%, then scale in. It is quite difficult to set the
correct thresholds and this must be done manually.
An incorrect adjustment will cause oscillations in the
number of VMs, and therefore, lead to bad perfor-
mance. After each scaling decision, a cooldown pe-
riod can be applied, during which no scaling will be
performed. This cooldown period reduces the oscil-
lations in the number of VMs and can be applied not

only to rules, but to any auto-scaling technique. In
RightScale’s [4] variation of rules, each VM votes in-
dependently, based on rules like those explained be-
fore, whether to scale or not. Then, a simple demo-
cratic voting is performed to decide the scaling ac-
tion.

Time series analysis includes a number of meth-
ods that use a past history window of a given per-
formance metric in order to predict its future val-
ues (proactive techniques). In this case, we consider
three methods: moving average, exponential smooth-
ing and linear regression. Moving average calculates
the mean of the n last values. Exponential smooth-
ing assigns exponentially decreasing weight to each
value in the time series. Last, linear regression tries
to fit a linear equation to the last values (where x is
the time and y is the performance metric value), and
then, it estimates a future value.

Control theory has been applied to automate the
management of different systems. The typical con-
troller is the Proportional Integral Derivative (PID)
controller. In this study, we have implement a simpli-
fied version called I (Integral) controller that obeys
to the following equation:

uk = uk−1 + Ki(yk − yref ) (1)

where uk is the new value for the manipulated vari-
able (new number of VM); yk is the performance
metric value (CPU load), yref is the set point or
target value; and Ki is the integral gain parameter.
In other words, the integral controller will adjust the
number of VMs in order to maintain the performance
metric value (e.g. CPU load) as closer as possible to
the target value.

Lastly, we have proposed a new auto-scaling tech-
nique, based on rules, that tries to overcome the lim-
itation of using static thresholds. In this case, the
upper and lower thresholds will be adjusted based
on another set of rules. First, if SLO violations oc-
curs for a certain time (e.g. 5 minutes), the threshold
range will be widened. For example, a 60-40% config-
uration for upper-lower thresholds may be adapted
to 80-20%. This makes the system less reactive to
workload changes, the auto-scaler will be less eager
to remove VMs, and thus, the number of SLO vio-
lations will be reduced. The opposite case is when
no SLO violations have taken place during the last
period of time, so the threshold range is narrowed.
Then, the system becomes more reactive. The mod-
ification to use dynamic thresholds has also been ap-
plied to RightScale’s voting system.

The dynamic threshold-based rules constitute a
novel contribution of this work. All the remaining
auto-scaling techniques discussed in this paper, and
many additional ones, are described in detail in [3].

IV. Experiments

This section presents the results for the different
auto-scaling techniques and analyzes them. We have
extended the functionality of the CloudSim cloud
simulator to carry out the experiments. As described
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TABLE I

Performance values of load balancing policies with static threshold-based rules

Rules R-Robin Random Least-con.

Upper Thres. Down Thres. Cost SLOv Cost SLOv Cost SLOv

60 20 5756.70 0.15 5967.40 4.53 5727.40 0.13

70 30 4677.00 0.86 4799.50 10.36 4625.90 0.81

80 30 4330.10 1.46 4335.30 15.50 4294.40 1.39

80 40 4037.20 3.24 4053.40 21.21 4004.70 3.15

90 30 4026.70 2.66 3907.00 23.71 4002.50 2.35

90 10 5172.80 0.49 4855.80 15.46 5151.50 0.34

TABLE II

Results for reactive techniques, based on CPU load, for two different values of boot up time

Technique Parameters
0 min 10 min

VMcost SLOv VMcost SLOv

Rules

UT: 60 DT: 20 5756.70 0.15 5575.80 0.33

UT: 70 DT: 30 4677.00 0.86 4402.60 2.91

UT: 80 DT: 30 4330.10 1.46 4155.80 4.92

UT: 80 DT: 40 4037.20 3.24 3764.10 8.89

UT: 90 DT: 30 4026.70 2.66 3914.90 7.13

UT: 90 DT: 10 5172.80 0.49 5136.20 0.79

UT: 60 DT: 20 5175.50 0.50 5127.60 0.87

UT: 70 DT: 30 5169.50 0.50 5127.50 0.87

Dynamic UT: 80 DT: 30 5168.90 0.51 5127.50 0.87

thresholds UT: 80 DT: 40 5168.30 0.51 5126.80 0.90

UT: 90 DT: 30 5168.70 0.51 5127.40 0.88

UT: 90 DT: 10 5173.50 0.48 5136.30 0.79

RighstScale

UT: 60 DT: 20 Votes 75% 5813.70 0.14 5741.20 0.23

UT: 60 DT: 20 Votes 95% 5712.00 0.11 5665.70 0.19

UT: 70 DT: 30 Votes 75% 4656.90 0.78 4467.00 2.63

UT: 70 DT: 30 Votes 95% 4631.10 0.84 4523.00 2.27

UT: 80 DT: 40 Votes 75% 4001.70 3.12 3771.00 8.54

UT: 80 DT: 40 Votes 95% 3940.20 3.14 3777.80 8.76

UT: 90 DT: 10 Votes 75% 5134.60 0.61 5089.40 1.10

UT: 90 DT: 10 Votes 95% 5090.40 0.87 5092.50 1.34

UT: 60 DT: 20 Votes 75% 5138.30 0.58 5094.40 1.04

UT: 60 DT: 20 Votes 95% 5095.00 0.78 5105.10 1.22

UT: 70 DT: 30 Votes 75% 5136.50 0.58 5094.40 1.04

Dynamic UT: 70 DT: 30 Votes 95% 5087.90 0.81 5105.10 1.22

thr. RightScale UT: 80 DT: 40 Votes 75% 5114.90 0.60 5092.90 1.05

UT: 80 DT: 40 Votes 95% 5086.00 0.82 5105.10 1.22

UT: 90 DT: 10 Votes 75% 5131.50 0.59 5079.40 1.05

UT: 90 DT: 10 Votes 95% 5085.30 0.83 5105.10 1.22

IController

K: -0.01 Target: 60% 6474.60 0.04 6538.50 0.29

K: -0.01 Target: 65% 5658.00 0.16 5492.60 0.71

K: -0.01 Target: 70% 5089.20 0.44 4906.00 1.81

K: -0.01 Target: 75% 4602.30 1.17 4467.20 4.07

K: -0.01 Target: 80% 4207.70 2.40 4098.40 7.55

in Section II, a web-type application is simulated,
which is composed of a business tier (15 initial VMs),
and a load balancer. All VMs are homogeneous: one
core of 1GHz; other resources such as memory, disk
or bandwith have not been considered.

Request execution time is generated based on a
uniform distribution, that ranges from 3 to 7 seconds.
The arrival time is taken from a real workload trace,
the ClarkNet trace [5]. It contains 1654276 requests,
that arrive in a clear cyclic pattern (see Figure 1):
daytime has more workload than the night, and the
workload on weekends is lower than that taking place
on weekdays.

CPU load (mean load of all VMs) is used as the
performance metric. The monitoring interval of one
minute and scaling decisions are taken based on the
performance metric value from the last minute. Scal-
ing actions add or remove a single VM (other options
could be considered, such as adding/removing a per-
centage of the current number of running VMs). Two
different values of boot-up time (time to effectively
put to work a new VM) are considered: 0 and 10
minutes. After a scaling decision, a cooldown pe-
riod is applied. This cooldown period is equal to the
boot-up time, plus an extra period of 5 minutes (that
is necessary to see the effect of an scaling decision on
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the system). When a scale-in decision is made, the
chosen VM is not removed until all tasks that are be-
ing serviced on it finish. Therefore, in a subsequent
scale-out action, instead of creating a new VM, we
can use one of these VMs that are pending to be
removed and avoid the boot-up time.

Each experiment is repeated 10 times. Auto-
scaling techniques are compared attending to the
mean VM cost (VMcost) and the mean number of
SLO violations (SLOv). In this scenario, the Ama-
zon EC2 [2] billing scheme is applied: VM hours are
charged per running hour, and partial hours are ac-
counted as full hours. Boot up time is not charged.
An SLO violation occurs when the service time of a
task is greater than or equal to 5 ∗ expectedtime.

Results are divided into several subsections. Fo-
cusing on the rules, we analyze the impact of apply-
ing different load balancing policies, and also com-
pare static vs. dynamic thresholds. Then, several
reactive and proactive techniques are compared.

A. Impact of load balancing policy

Three load balancing policies have been tested:
round-robin, random and least-connection. For the
comparison, we will focus on the results for static
threshold-based rules, and instant boot up of VMs.
Results are gathered in Table I.

Random policy shows the worst results, up to
23.71% of SLO violations. Its nature may cause
an unbalanced distribution of tasks among the VMs.
Round-robin and least-connection policies both show
similar results, but the latter performs a little better.
The performance of these two policies will depend on
the homogeneity in the duration of the tasks. If all
tasks have the same execution time, round robin will
be the best option. Otherwise, if tasks have differ-
ent execution times, least-connection policy is able
to distribute the load more evenly among the VMs.
For the rest of the experiments, we will use round
robin as the load balancing policy.

B. Reactive techniques

Reactive techniques considered in this paper in-
clude rules, RightScale’s voting system, two propos-
als based on dynamic thresholds and an integral con-
troller. Results for two different values of boot-up
time (0 and 10 minutes) are shown in Table II.

B.1 Static vs dynamic threshold-based rules

In this section we compare typical rules based
on static thresholds (Rules), also combined with a
voting system (RightScale), against our proposal of
adapting thresholds depending on the number of
SLO violations. Results are shown for the round-
robin load balancer policy, 0 minute boot up time
and CPU load as the performance metric (see Table
II).

Dynamic thresholds consider 50% as the mid
range, 90% as the upper limit and 10% as the
lower limit. These limits have been established

in order to avoid a 100-0 and/or 95-5% threshold-
configurations, that lead to a situation where few
scaling actions are performed and the number of VM
remains mainly constant. Variations of thresholds
are of 5%. Cooldown time is applied for scaling rules,
but not for threshold adaptation (this is checked ev-
ery minute).

Regarding both simple rules and RightScale’s vot-
ing system based on static thresholds, the perfor-
mance depends highly on the selection of threshold
values. Some configurations result in low VM cost,
but in consequence, the number of SLO violations
is excessive. Despite the fact that the lowest num-
ber of SLO violations is obtained using certain values
of static thresholds, our proposal based on dynamic
values is able to maintain an acceptable SLO compli-
ance (0.50% for simple rules and 0.58-0.83% for the
RightScale’s approach), regardless the initial thresh-
old values. Combining dynamic thresholds with sim-
ple rules seems to be the best option (rather than
using a voting system), since the number of SLO vi-
olations remains nearly constant.

B.2 Integral controller

The integral controller is different from the rest of
reactive auto-scaling techniques, because it considers
a target CPU value, instead of trying to keep CPU
within an acceptable range (delimited by upper and
lower thresholds). It directly calculates the required
number of VMs (this value is rounded up). K value
has been selected using a trial and error method.
This parameter is really difficult to set, and a bad
choice causes high oscillations in the number of VMs.
Although it is the technique that achieves the lowest
number of SLO violations (0.04%), it does so at a
high cost and, therefore, we can not consider integral
controller as the best choice.

As a general conclusion, reactive techniques can-
not anticipate to changes and a boot-up time of 10
minutes causes an increase in both the VM cost and
the number of SLO violations. The performance of
each auto-scaling technique highly depends on pa-
rameter selection, which is difficult to be done man-
ually. Besides, a bad configuration causes a high
number of SLO violations and dissatisfied clients.
Our proposal based on dynamic thresholds is able to
improve the general performance, by adjusting the
thresholds automatically, without human interven-
tion.

C. Proactive techniques

Three proactive methods (based on time series
analysis) are considered: moving average (MA), lin-
ear regression (LR) and exponential smoothing (ES).
They predict the mean CPU load for the next pe-
riod (1 minute ahead) and this value is used with
threshold-based rules to decide the next scaling ac-
tion. Among the threshold configurations for the
scaling rules, we have selected the three that ob-
tained the lowest number of SLO violations in the
reactive case: 60-20%, 70-30% and 90-10%. Table
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TABLE III

Results for proactive techniques, based on CPU load,

for two different values of boot up time

T.
UT

Par.
0 min 10 min

LT VMcost SLOv VMcost SLOv

MA

W:2 5699.70 0.15 5638.80 0.24

60 W:3 5659.80 0.16 5600.90 0.31

20 W:5 5572.30 0.18 5551.20 0.36

W:10 5479.00 0.23 5393.70 0.41

W:2 4585.80 0.78 4414.00 2.59

70 W:3 4535.70 0.90 4423.20 2.73

30 W:5 4539.30 1.07 4502.20 2.27

W:10 4505.20 1.43 4469.80 2.62

W:2 5063.00 0.88 5090.90 1.27

90 W:3 5008.70 1.25 5066.20 1.57

10 W:5 5079.30 1.57 5050.70 2.13

W:10 4945.20 2.37 5003.40 3.41

ES

α:.1 5364.50 0.30 5371.20 0.45

60 α:.3 5544.50 0.18 5548.20 0.33

20 α:.6 5751.00 0.13 5715.10 0.23

α:.9 5735.70 0.15 5603.00 0.29

α:.1 4453.30 1.85 4428.30 3.14

70 α:.3 4565.70 1.00 4514.40 2.26

30 α:.6 4596.20 0.71 4474.00 2.22

α:.9 4662.70 0.78 4436.80 2.72

α:.1 4801.40 3.74 4844.60 4.65

90 α:.3 5092.10 1.68 5144.60 2.32

10 α:.6 4997.70 1.02 5039.30 1.40

α:.9 5099.00 0.58 5090.80 0.90

LR

W:2 5602.30 0.71 4993.90 2.23

60 W:3 5594.70 0.45 5057.50 1.76

20 W:5 5604.70 0.26 5345.70 0.53

W:10 5605.60 0.15 5471.60 0.26

W:2 4666.90 2.69 4144.70 9.70

70 W:3 4691.00 1.88 4183.30 8.06

30 W:5 4695.50 1.20 4261.50 5.87

W:10 4525.30 0.97 4380.30 2.91

W:2 4734.60 1.42 4293.70 6.23

90 W:3 4836.50 1.09 4581.60 3.52

10 W:5 4901.80 0.73 4794.60 1.64

W:10 4994.70 0.98 4944.00 1.51

III contains the results for two boot-up times: 0 and
10 minutes.

Again, results highly depend on parameter config-
uration, history window and smoothing factor. In
case of MA, the best result is obtained for a history
window W equal to 2; higher values of this parameter
lead to an increase in the number of SLO violations.
On the contrary, for LR case, it is better to use a
larger history window (W = 10). Last, ES is applied
with different values of the smoothing factor α. The
lowest number of SLO violations is obtained with
α = 0.6 (in two out of three cases), which balances
the weight given to new values (0.6), and the weight
assigned to the past values.

MA and ES techniques are less dependent on the
parameter values than LR. The latter can vary from
9.70% of SLO violations with a W = 2 to 2.91% with
W = 10 (with 70-30% thresholds and 10 minutes of
boot-up time).

Looking at the number of SLO violations for both
instant and 10-minute boot-up times, the lowest re-
sults are obtained by ES with α = 6 (0.13/0.23%),

nearly followed by MA with W = 2 (0.15/0.24%) and
last, LR with W = 10 (0.15/0.26%). All three tech-
niques improve the results of static threshold-based
rules (0.15/0.33% for 60-20% threshold values).

D. Comparing Reactive vs. Proactive techniques

Figure 2 shows a global perspective of auto-scaling
techniques. Regarding proactive techniques, only
results for 60-20% threshold configuration are pre-
sented, as they obtained the lowest number of SLO
violations.

In general, the performance worsens when the
boot-up time of VMs is 10 minutes in terms of SLO
violations. In contrast, the overall cost is quite simi-
lar for the two values of boot-up time. In almost all
cases, for both reactive and proactive approaches,
the number of SLO violations highly depends on the
parameter configuration. The lowest number of SLO
violations is achieved by the integral controller and
RightScale’s voting system, but both require a fine
tuning of two or more parameters. However, proac-
tive techniques (MA and ES), combined with 60-20%
threshold-based rules, are less dependent on param-
eters, and still improve the performance of simple
rules. Finally, proactive techniques have been tested
with rules for simplicity, but they may be combined
with any method such as an integral controller or
RightScale’s voting system.

V. Conclusions

Cloud computing environments have a great po-
tential for running scalable applications, thanks to
their elasticity nature. Auto-scalers are the key to
the efficient use of elastic resources, because they
enable the user to adjust resources to needs, while
complying with SLO and reducing the cost. Using
simulation, we have tested some representative auto-
scaling techniques, comparing them in terms of over-
all cost and SLO violations. We have also proposed a
method based on rules with dynamic thresholds, that
improves the performance of simple, static threshold-
based rules. The main conclusion extracted is that
any auto-scaling method is very dependent on the
parameter tuning.

As future work, we plan to improve our initial idea
of using dynamic thresholds. The main reason is that
nowadays, cloud providers that offer auto-scaling ca-
pabilities are based on rules. But we also want to
explore the potential of other proactive techniques,
such as ARMA models or reinforcement learning.
ARMA techniques are able to model complex time
series such as input workload to an application, in
order to perform more accurate forecasts. Rein-
forcement learning is a different approach that learns
based on experience the best scaling action to take
at a given system state.
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Un planificador de GPUs remotas
para clusters HPC
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Resumen— SLURM es un planificador de recursos
que permite gestionar un cluster heterogéneo, com-
partiendo algunos de los recursos del cluster entre
los procesos que los solicitan para su ejecución. Sin
embargo SLURM no está capacitado para compartir
ciertos recursos genéricos, como las GPUs, entre los
nodos, como lo hace con las CPUs, ya que el planifi-
cador gestiona el uso de GPUs pero sólo pueden ser
utilizadas por el nodo en el que se encuentran f́ısica-
mente instaladas. Esta caracteŕıstica de SLURM se
convierte en una limitación cuando se emplean solu-
ciones de virtualización de GPUs como rCUDA, cuyo
propósito es proporcionar acceso transparente a las
GPUs de un cluster aunque éstas estén instaladas
en otro nodo. Para hacer compatible la planificación
de SLURM con el funcionamiento de rCUDA, se ha
creado un nuevo recurso compartido, la rgpu y se ha
añadido al código de SLURM la lógica necesaria para
que acepte este nuevo recurso y sea capaz de tratarlo
como los recursos no genéricos.

Palabras clave— SLURM, rCUDA, GRes, CUDA,
planificador de recursos, cluster, GPU

I. Introducción

EN los últimos años, la utilización de los acele-
radores de cálculo en las instalaciones dedica-

das a computación de alto rendimiento se ha con-
solidado como una clara opción para incrementar la
productividad de estas instalaciones. En particular,
la utilización de los procesadores gráficos (GPUs)
para el cálculo de propósito general ha sido la op-
ción más adoptada, llegando incluso a incorporarse
en los grandes supercomputadores que aparecen en
los primeros lugares de la lista Top500 [15]. Esta in-
corporación se ha debido en parte a la aparición de
entornos de programación, como CUDA y OpenCL,
que permiten, de una forma más o menos sencilla, la
ejecución de parte del código de las aplicaciones en
las GPUs.

Las GPUs son procesadores masivamente parale-
los que ofrecen un gran rendimiento para aplicaciones
con un alto grado de paralelismo de datos, mostran-
do un bajo rendimiento en aquellas partes de la apli-
cación que no presentan esta caracteŕıstica. Otro as-
pecto a tener en cuenta a la hora de utilizar las GPUs
para cálculo de propósito general es que tienen un es-
pacio de direccionamiento separado del de la CPU.
Por ello la forma más común de utilizar las GPUS
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es la siguiente. Cuando se desea que una parte de
la aplicación se ejecute en la GPU, se debe: a) copi-
ar desde el espacio de memoria de la CPU al espa-
cio de memoria de la GPU los datos que se van a
tratar; b) cargar, también desde la memoria de CPU
a la memoria de GPU, el código que debe ejecutar
la GPU para tratar esos datos (que se suele denomi-
nar kernel); c) ordenar a la GPU que ejecute dicho
código; y, por último, d) copiar desde el espacio de
memoria de la GPU al de la CPU los resultados ge-
nerados por la ejecución de dicho código. Aśı pues,
con esta forma de funcionamiento, las aplicaciones
factibles de ser aceleradas utilizando GPUs son aque-
llas que presentan partes de código con un alto gra-
do de paralelismo, y en las que el tiempo necesario
para las distintas transferencias entre el espacio de
direccionamiento de la CPU y el espacio de direc-
cionamiento de la GPU, suponen un pequeño coste
respecto a la reducción de tiempo que se obtiene al
realizar la ejecución en la GPU.

Por otra parte, la práctica totalidad de los grandes
supercomputadores presenta una arquitectura de
cluster, en donde un conjunto de cientos o miles de
nodos colaboran en la ejecución de un código pa-
ralelo. Esta colaboración se realiza utilizando redes
de altas prestaciones, entre las que destacan en la
actualidad aquellas que se basan en el estandar de
InfiniBand. En estos grandes supercomputadores, si
se desea utilizar la potencia de cálculo de las GPUs,
se debe incorporar al menos una GPU por nodo. Es-
to tiene diversos inconvenientes, que no pueden ser
obviados:

Económicos: incorporar el GPU a cada uno de
los nodos incrementa TCO (Total Cost of Own-
ership), que incluye tanto los costes de adquisi-
ción como los de funcionamiento y mantenimien-
to de las instalaciones.
Ecológicos: incorporar una GPU a cada uno de
los nodos incrementa la enerǵıa necesaria para el
funcionamiento del sistema, lo que no sólo reper-
cute a nivel económico, sino también a nivel de
la huella de carbono para la instalación.
De rendimiento: no todas las aplicaciones
son susceptibles de beneficiarse de su ejecución
en una GPU. Ni siquiera aquellas que pueden
obtener beneficio, lo pueden hacer durante to-
das las fases de su ejecución, sino que la mayor
parte de veces sólo es posible en determinadas
partes de la misma. Esto hace que se disponga
de un hardware (GPU) que sólo se utiliza du-
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rante un cierto tiempo, pudiendo estar inactivo
durante largos periodos.

Todo esto ha hecho que en los últimos años se
hayan desarrollado tecnoloǵıas que permiten la vir-
tualización de GPUs para el cálculo de propósito
general basándose en el acceso a GPUs remotas que
pueden ser compartidas entre distintos nodos. Aśı,
con un menor número de GPUs, equipando sólo a
algunos nodos con GPUs, se pueden obtener los mis-
mos beneficios que dotando a todos los nodos de
GPUs. Entre las diversas tecnoloǵıas de virtualiza-
ción de GPUs podemos nombrar rCUDA [3][8] y
vCUDA [14]. De estas tecnoloǵıas rCUDA es la que
tiene un mayor grado de madurez, permitiendo el ac-
ceso a GPUs remotas utilizando las capacidades de
las redes InfiniBand con un sobrecoste muchas ve-
ces despreciable respecto a la utilización de GPUs
locales.

Para que estas herramientas sean útiles en grandes
instalaciones es necesario que se integren dentro de
los entornos de planificación de trabajos que en ellas
se utilizan. Esto es, los sistemas de colas de trabajos
deben ser conscientes de la existencia de un nuevo
recurso, las GPUs remotas, que puede ser compar-
tido entre varios trabajos, y también deben poder
controlar el uso que se hace de ellos. En este traba-
jo se presenta el desarrollo que se ha realizado para
integrar rCUDA dentro de SLURM, de forma que
los trabajos, además de solicitar los recuros estandar
de cómputo y almacenamiento, también pueden so-
licitar la utilización de GPUs remotas, siendo todo
ello gestionado por la herramienta de planificación
de forma automática.

En la sección II se realiza una introducción a
SLURM y su funcionamiento. De la misma forma,
en la sección III se introduce rCUDA. En la sección
IV se introducen las modificaciones que ha sido nece-
sario incorporar a SLURM para que esta herramien-
ta gestione también la utilización de GPUs remotas.
Por último, en la sección V se presentan las prue-
bas de funcionamiento realizadas, y la sección VI se
dedica a las conclusiones.

II. SLURM: Simple Linux Utility for
Resource Management

Un gestor de recursos es una herramienta capaz de
asignar los recursos disponibles dentro de un sistema,
siguiendo unas directrices, a las aplicaciones que re-
quieren el uso de esos recursos. SLURM[1][2] es un
sistema de gestión de recursos y de planificación de
trabajos open-source, tolerante a fallos y escalable
para todo tipo de clusters. SLURM incluye gestión
de trabajos, gestión de particiones y control sobre el
estado de las máquinas que forman el cluster.

SLURM proporciona tres servicios clave:

Reserva recursos de forma exclusiva o no para
los usuarios durante un tiempo determinado
permitiendo a éstos utilizar dichos recursos.
Ofrece un entorno para el lanzamiento y moni-
torización de los trabajos que se encuentran en

el sistema.
Dispone de un arbitraje para el manejo de la
cola de tareas dependiendo de los recursos re-
queridos por los trabajos y aquellos disponibles.

Cada trabajo que SLURM va a procesar se divide
en uno o varios steps. Un step es una parte del
fragmento de trabajo asignado a un nodo. El número
de steps creados dependerá de la complejidad del
trabajo.

Como se observa en la Figura 1, SLURM está for-
mado por el demonio slurmd que se ejecuta en todos
los nodos del sistema, un demonio slurmctld que se
ejecuta sobre el nodo de gestión y seis comandos para
la interacción con estos demonios: srun, scancel,

scontrol, sinfo, squeue y smap. Los comandos
tienen las siguientes funcionalidades:

srun se utiliza para enviar un trabajo para su
ejecución, reservar recursos, adjuntarlo a una
reserva de recursos ya realizada o iniciar los
steps de cada trabajo.
scancel se utiliza para la cancelación de uno o
varios trabajos encolados o bien la cancelación
de uno o varios steps pertenecientes a un tra-
bajo.
scontrol es una herramienta administrativa
para el control del estado de los nodos del sis-
tema pudiendo consultarlo y/o modificarlo. La
información devuelta contiene datos como: nom-
bre del nodo, arquitectura, recursos que ofrece
al cluster, memoria RAM, el estado en que se
encuentra, etc.
sinfo devuelve la información sobre las parti-
ciones y los nodos gestionados por SLURM.
squeue muestra el estado de la cola de trabajos.
Algunos de los datos devueltos son: identificador
del trabajo (se utiliza como parámetro del co-
mando scancel), nombre del trabajo, usuario
que lo ha encolado, los nodos que utiliza y el
estado del trabajo.
smap muestra información sobre trabajos, parti-
ciones y los nodos gestionados por SLURM gráfi-
camente.

slurmd

slurmd

slurmd

slurmd

.

.

.

scancel

scontrol

sinfo

smap

squeue

srun

slurmctld

Demonio de nodo Comandos

Demonio controlador

Fig. 1. Arquitectura de SLURM

Además de los anteriores, existen dos comandos
adicionales que son sbatch y salloc. Ambos co-
mandos forman parte de un nivel de uso superior
que, después de realizar las tareas propias, utilizan
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finalmente el comando srun.

sbatch se utiliza para enviar un script creado
por el usuario donde se especifican todos los
parámetros que necesita el trabajo (sockets por
nodo, cores por socket, etc.). Con este script,
SLURM posteriormente crea la llamada al co-
mando srun con la configuración correspondien-
te.
salloc se utiliza para reservar un conjunto de
recursos donde se va a realizar la ejecución in-
teractiva de trabajos.

Una vez se lanza un trabajo para que se planifique
y ejecute, se realizan una serie de env́ıos de mensajes
entre todos los componentes que intervienen en este
proceso. En la Figura 2 se muestran las comunica-
ciones y el orden en que se realizan.

Fig. 2. Paso de mensajes en SLURM

Los mensajes intercambiados en la Figura 2 son:

1. Cuando se env́ıa un trabajo al gestor de recur-
sos con el comando srun, se crea un proceso el
cual env́ıa la solicitud al controlador slurmctld.

2. El controlador, después de planificar y asignar
recursos al trabajo, devuelve una credencial a
srun.

3. srun abre los sockets necesarios para la comu-
nicación del trabajo.

4. srun propaga la credencial con la información
de la tarea a los procesos slurmd de cada nodo.

5. Los procesos slurmd de cada nodo crean los
procesos hijos slurmstepd.

6. Los nuevos procesos slurmstepd se conectan
al socket de srun y, posteriormente, ejecutan
el trabajo asignado (task). Al finalizar, los
slurmstepd env́ıan la información de finaliza-
ción de su tarea a través del socket de srun.

7. srun avisa a slurmctld que el trabajo ha sido
completado.

8. slurmctld verifica que todos los procesos
slurmd involucrados en este trabajo hayan ter-
minado correctamente.

9. slurmctld libera los recursos reservados por
este trabajo, quedando éstos libres para los tra-
bajos posteriores.

SLURM utiliza un plug-in general para la selección
de aspectos como la poĺıtica de asignación de recursos
o la configuración de los nodos. Cuando el demonio
de SLURM se inicia, lee el fichero de configuración

para conocer qué módulo y plug-ins debe cargar.

III. rCUDA: Remote CUDA

rCUDA [3][4][5][6] es un entorno que proporciona
acceso transparente a GPUs instaladas en nodos
remotos, a aplicaciones que utilizan la tecnoloǵıa
CUDA. De esta forma, cada nodo de un cluster puede
tener acceso a todas las GPUs instaladas en el sis-
tema tal y como se ilustra en la Figura 3. Desde el
punto de vista del nodo todas las GPUs son locales,
a pesar de estar f́ısicamente instaladas en un nodo
remoto. Esta implementación elimina la restricción
actual de CUDA que sólo permite a un nodo utilizar
las GPUs instaladas de forma local.

Con la arquitectura cliente-servidor de rCUDA,
mostrada en la Figura 4, las peticiones CUDA que
realizan las aplicaciones son redirigidas por el en-
torno al servidor utilizando la capa de comunica-
ciones. El servidor se encarga de procesar y ejecutar
la llamada sobre una GPU real y devolver los resul-
tados al cliente. Para el cliente, el comportamiento
es como si se ejecutaran en una GPU local.
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Fig. 3. Superior: sin rCUDA las GPUs son sólo accesibles des-
de los nodos donde están instaladas. Inferior: con rCUDA
se puede acceder a las GPUs desde cualquier nodo

Aplicación

       CUDA

GPU

CLIENTE SERVIDOR

Librería  rCUDA Demonio  rCUDA

ComunicacionesComunicaciones

Red        GPU

Fig. 4. Arquitectura Cliente-Servidor de rCUDA

La capa de comunicaciones que conecta el servi-
dor con el cliente está formada por un módulo de co-
municaciones distinto para cada tipo de red (actual-
mente TCP/IP e InfiniBand Verbs). rCUDA propor-
ciona una API (Application Programming Interface)
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genérica para el desarrollo de estos módulos que per-
mite aprovechar al máximo las prestaciones de cada
red de interconexión.

En cuanto al rendimiento que puede obtenerse al
trabajar sobre rCUDA, éste es ligeramente inferior
al ofrecido por CUDA, puesto que la conexión entre
la CPU y la GPU además del bus PCIe incluye la
red entre los nodos.

La versión actual de rCUDA es la 4.0.1 [9] y ofrece
soporte para la API de CUDA 5.0, a excepción de los
módulos de interoperabilidad con gráficos. Además
de mejoras en el uso de transferencias aśıncronas,
también soporta el resto de bibliotecas CUDA como
CUBLAS [10], CUFFT [11] o Thrust [12].

IV. Modificaciones a SLURM

En esta sección se explican a grandes rasgos las
modificaciones realizadas a SLURM, aśı como en
qué se diferencia el comportamiento con la versión
original en cuanto a configuración y uso.

A. Qué se ha modificado

En primer lugar, se han añadido nuevos atributos
a varias estructuras de datos para que sean capaces
de gestionar la información de las GPUs en las par-
ticiones, los nodos y los trabajos.

En segundo lugar, para permitir la compartición
de GPUs dentro de los nodos del cluster, se ha tenido
que modificar el módulo GRes, ya que éste es el en-
cargado de reservar y liberar recursos genéricos como
las GPUs.

Además, se han implementado dos nuevos plug-
ins para SLURM. Por un lado, un plug-in GRes que
declara un nuevo recurso genérico en el sistema. Este
plug-in se llama "gres/rgpu" y permite el uso com-
partido de GPUs (a partir de ahora nombradas como
rGPUs). Por otro lado, también se ha creado un plug-
in que planifica y selecciona los recursos para un tra-
bajo. Este plug-in está basado en el funcionamiento
del plug-in "select/cons res", donde añade la ca-
pacidad de planificar y compartir los recursos rGPU.
Siguiendo la nomenclatura propia de SLURM, el
plug-in se ha nombrado "select/cons rgpu".

Finalmente, se han modificado varios paquetes que
se env́ıan durante las comunicaciones RPC, para que
admitan más campos con la información referida al
resultado de la planificación de rGPUs. A su vez, se
han añadido nuevas variables de entorno:

RCUDA DEVICE COUNT. Utilizada para que
el cliente rCUDA conozca el número de GPUs
disponibles.
RCUDA DEVICE X. Utilizada para que el
cliente rCUDA conozca la dirección IP del nodo
donde se encuentra una GPU. La X tomará los
valores desde 0 hasta el número de GPUs.

Estas variables contendrán la información nece-
saria para poder ejecutar los trabajos sobre rCUDA.

B. Cómo se configura SLURM tras la modificación

El fichero de configuración "slurm.conf" debe in-
cluir las siguientes ĺıneas:

SelectTypeParameters = CR CORE

SelectType = select/cons rgpu

GresTypes = rgpu, gpu

Estas ĺıneas indican a SLURM que utilice el core
como la unidad de recurso consumible mı́nima para
planificar y reservar en el nuevo plug-in de selección
"select/cons rgpu", ya que para asignar rGPUs a
un trabajo es necesario asignar como mı́nimo un core
para ejecutarlo. Además, se indica que existen los
recursos genéricos rGPU y GPU en el sistema. En
este mismo fichero también se tienen que configurar
los nodos que tengan rGPUs:

NodeName=rcu[1-4] CPUs=8 [...] gres=rgpu:2

Con la ĺınea anterior indicamos a SLURM que los
nodos rcu1, rcu2, rcu3 y rcu4 tienen la misma
configuración hardware (8 CPUs, 2 rGPUs, etc.).

Además, a estos nodos con rGPUs se les debe
añadir la configuración (localización, versión y
memoria) de éstas en su fichero "gres.conf":

Name=rgpu File=/dev/nvidia0 Cuda=3.5 Mem=5G

Con la ĺınea anterior indicamos a un nodo que su
recurso rGPU, accesible en el path /dev/nvidia0

tiene una Compute Capability [8] de 3.5 y una memo-
ria de 5 Gbytes.

C. Cómo funciona SLURM tras la modificación

Al ejecutar el controlador slurmctld, se empieza a
configurar SLURM, donde se inicializará un contador
global de rGPUs.

Una vez configurado e inicializado con éxito, es el
momento de enviar el trabajo al gestor de recursos.
Se han implementado los tres modos de env́ıo de un
trabajo que permite SLURM, por lo que se puede
utilizar cualquiera ellos. Estos modos son: srun,

salloc y sbatch. Se va a centrar el ejemplo en el
comando srun por ser el que se ejecuta siempre. Al
enviar el trabajo habrá que indicarle el número de
recursos que necesitamos y la memoria de éstos:

srun -N1 --gres=rgpu:4:512M script.sh

Con esta ĺınea se ordena que script.sh se ejecute
en un nodo y se informa de que va a necesitar 512MB
de cada una de las 4 rGPUs solicitadas. También se
puede enviar al planificador indicándole espećıfica-
mente en qué nodos se debe ejecutar el script:

srun -w"rcu14" --gres=rgpu:4:512M script.sh

En este caso script.sh se lanzará en el nodo
rcu14 del cluster. Nótese que en cualquiera de los
dos casos, las GPUs pueden estar en cualquier nodo
del cluster, al tratarse de un recurso rGPU.

Después de enviar el trabajo, entra en juego el
plug-in "select/cons rgpu". Éste verificará si el
trabajo no necesita rGPUs para hacer la plani-
ficación tal y como lo haŕıa el plug-in original
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"select/cons res". En caso de que śı necesite hacer
uso de rGPUs, se activará el "rgpu mode".

Si el sistema cumple estos requisitos, el trabajo
podrá mandarse a ejecución o bien encolarse en el
caso de que, aunque existan recursos suficientes en
el sistema, algunos de ellos no estén disponibles. La
selección de los recursos rgpu se lleva a cabo en la
parte de código de SLURM modificado mientras que
el resto de recursos requeridos por el trabajo se se-
leccionarán del mismo modo en que SLURM lo haćıa
originalmente.

Acto seguido es el momento de reservar los recur-
sos. Hasta entonces solo se ha comprobado que el tra-
bajo no requiera más recursos de los existentes. Esta
reserva se lleva a cabo en el módulo GRes modificado
para compartir GPUs. En esta versión se ha imple-
mentado una poĺıtica de reserva muy sencilla, en la
cual se recorre una lista de rGPUs de forma ćıcli-
ca seleccionando aquellos recursos que cumplan los
requisitos. Este proceso terminará cuando las necesi-
dades del trabajo hayan sido satisfechas.

Cuando termine la ejecución del trabajo, los re-
cursos anteriormente reservados serán liberados para
poder ser usados por otros trabajos.

Los cambios efectuados sobre el código de SLURM
se ven reflejados en el resto de comandos. Esto sig-
nifica que la modificación de los ficheros de configu-
ración es visible a todo el sistema. Un ejemplo es la
Figura 5, donde se muestra la salida del comando
scontrol y cómo aparecen en la lista de Gres tanto
las 4 GPUs f́ısicas como las 4 rGPUs que aporta el
nodo rcu16 al sistema. A su vez se observa cómo el
nodo rcu17 no tiene ninguna GPU ni rGPU aunque
en la ejecución de tareas podrá utilizar las del nodo
rcu16.

NodeName=rcu16 Arch=x86_64 CoresPerSocket=4
CPUAlloc=0 CPUErr=0 CPUTot=8 Features=(null)
Gres=rgpu:4,gpu:4
NodeAddr=rcu16 NodeHostName=rcu16
OS=Linux RealMemory=7682 Sockets=1
State=IDLE ThreadsPerCore=2 TmpDisk=0 Weight=1
BootTime=2013-04-24T18:45:35
SlurmdStartTime=2013-04-30T10:02:04

NodeName=rcu17 Arch=x86_64 CoresPerSocket=4
CPUAlloc=0 CPUErr=0 CPUTot=8 Features=(null)
Gres=(null)
NodeAddr=rcu17 NodeHostName=rcu17
OS=Linux RealMemory=7682 Sockets=1
State=DOWN* ThreadsPerCore=2 TmpDisk=0 Weight=1
BootTime=2013-04-24T18:16:04
SlurmdStartTime=2013-04-30T10:02:04

Fig. 5. Salida del comando scontrol show node después de
la modificación

Otro ejemplo es el estado de la cola de trabajos
en un instante determinado, visualizado mediante el
comando squeue que se muestra en la Figura 6. En
ella se observa cómo el trabajo con JOBID 855 utiliza
6 rGPUs desde el nodo rcu16, que solamente posee
4 GPUs.

JOBID NAME USER ST TIME NODES NODELIST(REASON)
858 r6g4 siserte PD 0:00 1 (Resources)
860 r2g1 adcastel PD 0:00 3 (Priority)
861 r1g2 adcastel PD 0:00 1 (Priority)
863 r4g0 martineh PD 0:00 1 (Priority)
855 r6g0 siserte R 0:48 1 rcu16
859 r0g0 siserte R 0:32 16 rcu[3-18]
862 r1g0 catalans R 0:02 10 rcu[3-12]

Fig. 6. Salida del comando squeue después de la modificación

V. Pruebas realizadas

Las primeras pruebas de estas modificaciones se
han ejecutado sobre dos clusters de tamaño reducido:

Un cluster de 3 nodos con máquinas virtuales
basadas en KVM [13].
Un cluster de 4 nodos del grupo HPC&A de la
Universitat Jaume I.

Ambos sistemas han servido para realizar todos
los pasos en la implementación del código introduci-
do a SLURM. El primero ha servido para poder rea-
lizar una gran cantidad de configuraciones en los no-
dos, tanto en lo referente a recursos genéricos co-
mo no genéricos. El segundo cluster se ha utilizado
para probar el funcionamiento fuera del entorno de
máquinas virtuales.

Se han evaluado todas las posibles configuraciones
de recursos que un trabajo puede requerir:

No se necesitan GPUs.
Se necesita una o varias GPUs locales.
Se necesita una o varias GPUs remotas.
Se necesitan tanto GPUs locales como remotas.
Se necesita una cantidad espećıfica de memoria
en la GPU.

Para poder contrastar los resultados después de
la planificación, y a su vez comprobar la correc-
ta integración del planificador SLURM con rCUDA,
se han utilizado varios de los ejemplos que propor-
ciona el SDK de CUDA como bandwidthTest [7],

simpleMultiGPU [7] y simpleMPI [7].
BandwidthTest se ha utilizado para comprobar la

correcta comunicación entre nodos y GPUs ya sean
GPUs locales como remotas.

El ejemplo simpleMultiGPU ha sido utilizado para
comprobar la comunicación entre un nodo y varias
GPUs llegando a utilizar todas las GPUs disponibles
en el sistema.

Con el ejemplo simpleMPI se ha verificado que una
vez insertadas las modificaciones del código, la fun-
cionalidad no se ve alterada.

Para mostrar el comportamiento de SLURM des-
pués de la modificación, se realizó una prueba sobre
un cluster formado por 4 nodos y 3 GPUs con esta
configuración.

Nodo 0: 2 GPUs
Nodo 1: 1 GPUs
Nodo 2: 0 GPUs
Nodo 3: 0 GPUs

En el test, se enviaban 5 trabajos con una espera
entre ellos de un segundo. Las caracterśticas de los
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trabajos son:

Trabajo 1: Nodos: 2 GPUs: 3
Trabajo 2: Nodos: 3 GPUs: 1
Trabajo 3: Nodos: 1 GPUs: 0
Trabajo 4: Nodos: 2 GPUs: 2
Trabajo 5: Nodos: 2 GPUs: 1

Se puede observar en la Figura 7 el funcionamiento
de SLURM con las modificaciones para que el pla-
nificador sea capaz de tratar las GPUs del cluster
como si fueran locales a todos los nodos. En la parte
inferior de la gráfica se observa el estado de la co-
la de trabajos en cada instante. Cabe destacar que
los trabajos 4 y 5 están haciendo uso de las GPUs
instaladas en el nodo 0 de forma simultánea.

NODO 3

NODO 2

NODO 1

NODO 0

GPU 2

GPU 1

GPU 0 1

1

1

1

1

2

2

2

2

3

4

4

4

5

5

5

t0             t1             t2             t3            t4              t5             t6             t7             t8

1 2 2

3

4 4

5

Cola de
Trabajos

44

Fig. 7. Funcionamiento SLURM modificado

Como se puede ver en la Figura 8, con la versión
original de SLURM no se podŕıa realizar esta planifi-
cación puesto que el trabajo 1, que necesita 3 GPUs,
no se podŕıa ejecutar ya que ningún nodo tiene ins-
taladas de forma local 3 GPUs. Además, al no com-
partir las GPUs, aunque el trabajo 1 no se ejecute,
la ejecución de los trabajos tarda más tiempo que en
el SLURM modificado.

NODO 3

NODO 2

NODO 1

NODO 0
GPU 0

t0              t1             t2             t3             t4            t5             t6             t7       t8

1 2 3 4 5Cola de
Trabajos

srun: error: Unable to allocate resources

GPU 1

GPU 0 2

2

3

4

4

2 5

5

5

Fig. 8. Funcionamiento SLURM sin modificar

Finalmente, también se han hecho pruebas a ma-
yor escala de esta modificación de SLURM sobre
un cluster del grupo Parallel Architectures Group
(GAP) de la Universitat Politècnica de València. El
cluster está formado por 21 nodos y 6 GPUs con
distintas distribuciones Linux y distintas configura-
ciones de hardware. Las GPUs se reparten entre 3
nodos: 4 GPUs en el nodo 16 y 1 en los nodos 14 y
15.

VI. Conclusiones

Se ha modificado el comportamiento genérico de
SLURM para que pueda realizar la planificación de
los trabajos entrantes teniendo en cuenta las GPUs
del sistema como si fueran recursos compartidos en-
tre todos los nodos. Para ello se ha creado un nuevo
recurso compartido (GRes) para las GPUs y se ha
añadido toda la lógica necesaria para que el planifi-
cador pueda actuar sobre este nuevo recurso.

Se ha modificado el comportamiento para los co-
mandos srun, sbatch y salloc y se ha desarrolla-
do un algoritmo básico para la asignación de GPUs
basándose en la ocupación de la GPU y la memoria
requerida por el trabajo.

Como trabajo futuro queda la implementación de
un algoritmo de asignación de rGPUs con una mayor
cantidad de caracteŕısticas, como el porcentaje de
uso de GPU, la capacidad de la GPU, etc.
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Estudio y Requisitos de la Simulación de
Sistemas de Cloud Computing

Francisco J. Clemente1, Rafael Mayo1 y Enrique S. Quintana-Ort́ı1

Resumen— El cloud computing o computación en la
nube es una tecnoloǵıa reciente que permite que los
recursos TI (Tecnoloǵıas de la Información) y las apli-
caciones, sean ofertadas a los usuarios finales como
servicios, bajo un modelo de pago por uso. Cada
vez más empresas están utilizando esta tecnoloǵıa
para virtualizar sus aplicaciones y utilizar únicamente
los recursos TI necesarios para su ejecución en cada
momento, ahorrando costes de adquisición, mante-
nimiento y enerǵıa. Normalmente estas aplicaciones
tienen un complejo despliegue y distintas configura-
ciones y requisitos. Evaluar y predecir el rendimiento,
la asignación de recursos, las cargas de trabajo y los
costes que éstas conllevan en un entorno de cloud com-
puting, utilizando distintas configuraciones y varia-
ciones del sistema, son tareas complejas y costosas de
lograr. Para llevar a cabo estas tareas, seŕıa conve-
niente utilizar un simulador de cloud computing que
permitiera evaluar y predecir el comportamiento de
estas aplicaciones en este entorno. En este art́ıculo se
presentan los requisitos básicos que debeŕıa tener un
simulador de cloud computing, y se hace una com-
parativa entre varios simuladores de cloud computing
existentes en la actualidad.

Palabras clave— Simulación, Cloud Computing, Vir-
tualización, Centro de datos.

I. Introducción

EL paradigma de cloud computing o computación
en nube está ganando actualmente mucha im-

portancia en distintas comunidades, incluyendo in-
vestigadores, empresarios, clientes, organizaciones y
gobiernos. Infraestructura, plataforma y software se
complementan para ofrecer una serie de servicios, con
un modelo de pago por uso, que forman lo que se de-
nomina cloud computing. El modelo de servicio que
ofrece infraestructura se denomina Insfrastructure as
a Service (IaaS), el que ofrece plataforma se deno-
mina Platform as a Service (PaaS), y el que ofrece
software se denomina Software as a Service (SaaS).
Se considera que el cloud computing será el motor
de las siguientes generaciones de centros de datos,
ya que ofrece un alojamiento dinámico de recursos y
una gran flexibilidad [4].

Muchas empresas de TI están invirtiendo tiempo
y dinero en desarrollar sus propias aplicaciones para
su beneficio empresarial utilizando esta tecnoloǵıa
tan reciente. Mediante el uso del cloud computing,
los recursos necesarios para ejecutar una aplicación
se pueden adaptar a las necesidades reales que ésta
necesita, reduciendo aśı el coste del propietario o
TCO (Total Cost of Ownership). Algunas de las apli-
caciones que están emergiendo del cloud computing
son las redes sociales, el alojamiento web, el proce-
samiento de datos, y la gestión de contenidos entre

1Departamento de Ingenieŕıa y Ciencia de los Computa-
dores, Universidad Jaume I, 12071 - Castellón, e-mails:
{fclement,mayo,quintana}@uji.es

otras. Todas ellas tienen distintas configuraciones, re-
quisitos, composición y despliegue. Evaluar y prede-
cir el rendimiento de estas aplicaciones en un cen-
tro de datos, los recursos que necesitan para su eje-
cución y el consumo energético que conllevan, son
tareas dif́ıciles de llevar a cabo actualmente debido
a la imposibilidad de realizar dichas pruebas en un
entorno real de cloud computing. Por ello, es conve-
niente utilizar simuladores de cloud computing que
sean capaces de simular las distintas configuraciones
y requisitos, tanto de las aplicaciones como de los
centros de datos donde se pueden ejecutar, evaluan-
do en cada caso su rendimiento, costes, y recursos
necesarios entre otros aspectos.

Actualmente existen algunos simuladores en la
literatura que simulan algunos de estos aspec-
tos. En este trabajo se estudian cuatro simula-
dores: MDCSim[2], GDCSim[3], GreenCloud[4] y
CloudSim[5]. Después de analizar cada uno de ellos se
ha concluido que ninguno es capaz de simular todos
los aspectos implicados en un entorno de cloud com-
puting.

En este trabajo se presentan una serie de carac-
teŕısticas y requisitos teóricos que debeŕıa cumplir
un simulador de cloud computing para ofrecer unos
resultados más realistas.

El trabajo está organizado de la siguiente forma.
En la sección II se realiza un estudio de algunos simu-
ladores de cloud computing existentes y se analizan
sus caracteŕısticas y arquitectura. En la sección III
se presentan las caracteŕısticas básicas que debeŕıa
contemplar un simulador de cloud computing. En la
sección IV se realiza una comparativa de los simula-
dores presentados con las caracteŕısticas básicas de
un simulador. Por último, en la sección V se mues-
tran las conclusiones y el trabajo futuro a realizar.

II. Estudio de simuladores de cloud
computing

El número de entornos de simulación de uso públi-
co para centros de datos dedicados al cloud com-
puting es limitado actualmente. En este trabajo se
ha realizado un estudio de algunos de los simulado-
res existentes. A continuación se describen dichos si-
muladores, analizando en cada caso su arquitectura,
caracteŕısticas y funcionamiento [1].

A. MDCSim

MDCSim [2] es una plataforma de simulación para
centros de datos Multi-Tier, escrita en CSIM y de-
sarrollada en la universidad de Pensilvania en 2009.
Este simulador se presenta como una plataforma de
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simulación completa, flexible y escalable, que per-
mite realizar un análisis profundo de centros de datos
Multi-Tier. Esta diseñado como una arquitectura de
tres capas interconectadas que permiten simular dis-
tintos paradigmas de comunicación, planificación a
nivel de kernel y las interacciones a nivel de apli-
cación entre los tiers de un centro de datos Tier-III.
La flexibilidad de este simulador yace en la posibi-
lidad de experimentar con diferentes alternativas de
diseño en las tres capas disponibles (diferentes tiers,
algoritmos de planificación, tipos de interconexión,
etc.), analizando en todas ellas el rendimiento y el
consumo energético de cargas de trabajo reales. Los
distintos experimentos se pueden realizar con un gran
número de nodos en el clúster; es decir, es un simu-
lador escalable.

La desviación media entre las medidas reales y las
dadas por el simulador están entorno al 10 % para la
latencia y el 3 % para el consumo energético.

En la Figura 1 se muestran los bloques funcionales
de este simulador. Posee un diseño de tres capas
(capa de comunicación, capa de kernel y capa nivel-
usuario) para modelar la pila completa de los pro-
tocolos de comunicación de algunas aplicaciones es-
pećıficas.

Fig. 1. Visión funcional del simulador MCDSim

La comunicación intra-cluster está modelada en la
capa de comunicación. El simulador soporta Infini-
band Architecture (IBA) y Ethernet sobre TCP/IP
como tecnoloǵıas de interconexión. La capa de ker-
nel se ha modelado sobre el planificador de Linux
2.6.9, que permite mantener una cola de ejecución
para cada CPU en el sistema. Y la capa de apli-
cación o de usuario proporciona las caracteŕısticas
de la arquitectura Tier-III.

Este simulador permite analizar el comportamien-
to de diferentes configuraciones de un clúster para
optimizar distintos objetivos funcionales sin tener
que realizar grandes cambios en la configuración del
simulador. Entre las aplicaciones posibles de este
simulador se encuentra el análisis del rendimiento
de las interconexiones; el análisis térmico y ener-
gético; la determinación de la configuración óptima
de un clúster para cumplir con ciertos objetivos de
rendimiento, tolerancia a fallos y fiabilidad, etc.

B. GDCSim

Green Data Center Simulator (GDCSim) [3] es
una herramienta de simulación para el análisis,

gestión de recursos y diseño de un centro de datos
eficiente o Green Data Center. Esta herramienta se
desarrolló como parte del proyecto BlueTool en el
Impact Lab de la universidad del estado de Arizona
en 2011.

GDCSim es un simulador que estudia la eficiencia
energética de centros de datos con distintas arqui-
tecturas y diseños, caracteŕısticas de cargas de tra-
bajo, esquemas de gestión de la enerǵıa, y algorit-
mos de planificación. Trata de unificar la simulación
de técnicas de gestión con la simulación del compor-
tamiento f́ısico de un centro de datos.

Entre las caracteŕısticas principales de este simu-
lador se pueden destacar las siguientes:

Procesamiento automático, que permite realizar
operaciones sin la intervención del usuario.
Capacidad de análisis en tiempo real, que pro-
porciona la simulación en tiempo real de deci-
siones de gestión basadas en cambios en el en-
torno f́ısico de un centro de datos.
Análisis iterativo de diseños, que permite
analizar y probar diferentes configuraciones de
un centro de datos antes de desplegarlas.
Capacidad de análisis térmico, caracteriza los
efectos térmicos dentro de la sala de un centro
de datos en un momento dado.
Gestión de carga de trabajo y enerǵıa, que per-
mite planificar las cargas de trabajo y controlar
la enerǵıa de los servidores en cada caso.
Interdependecia entre los recursos f́ısicos, que
proporciona información de los patrones del aire
y temperatura de los nodos en un ciclo cerrado,
dentro de un centro de datos, para proporcionar
información a los algoritmos de gestión de la re-
frigeración.

En la Figura 2 se muestra la arquitectura de
GDCSim. Los módulos definidos en su arquitectura
son:

BlueSim. Paquete de simulación desarrollado a
través del proyecto BlueTool, que integra varias
aplicaciones para la generación de diseños de
centros de datos, simulaciones de dinámica de
fluidos, etc. Su principal objetivo es generar un
conjunto de configuraciones de centros de datos
diferentes a través de una especificación XML.
Gestión de Entrada/Salida. Esta herramienta
tiene dos funciones principales. En primer lugar,
sirve como interfaz de usuario para gestionar la
simulación; y en segundo lugar sirve para alma-
cenar una gran variedad de configuraciones de
centros de datos para diferentes conjuntos de
servidores activos.
Gestión de recursos. Este módulo proporciona
distintos algoritmos para la gestión de cargas de
trabajo, la gestión energética y la gestión de la
refrigeración.
Simulador. El simulador está compuesto por
cuatro submódulos: módulo de colas de traba-
jo, módulo de enerǵıa, módulo termodinámico y
módulo de refrigeración. A través de los datos
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que recibe como entrada realiza una simulación
a través de sus submódulos y obtiene como sa-
lida unos datos de registro y una retroalimenta-
ción de información a los módulos de Gestión de
Entrada/Salida y Gestión de recursos.

Fig. 2. Arquitectura del simulador GDCSim

C. GreenCloud

Green Cloud Simulator o GreenCloud [4] es un en-
torno de simulación energético para centros de datos
dedicados al cloud computing, desarrollado en la uni-
versidad del estado Dakota del Norte en 2010. Este
simulador está diseñado para obtener detalles sobre
la enerǵıa consumida por los distintos componentes
de un centro de datos (servidores, conmutadores, y
enlaces) aśı como de diversos modelos de redes de co-
municación con distintas configuraciones reales. Ha
sido desarrollado como una extensión del simulador
de redes de comunicación Ns2 [8], por tanto, imple-
menta un modelo de referencia completo del proto-
colo TCP/IP, permitiendo realizar simulaciones con
diferentes protocolos de comunicación como IP, TCP
y UDP. Los resultados de las simulaciones incluyen
información energética para arquitecturas de centros
de datos Tier-I, Tier-II, y Tier-III utilizando técnicas
de gestión de enerǵıa como el escalado de voltaje, es-
calado de frecuencia, y el apagado dinámico, que son
aplicadas tanto a los componentes de computación
como de red.

GreenCloud distingue tres tipos de consumo
energético entre componentes: consumo computa-
cional, consumo de interconexión, y consumo relativo
a cada componente f́ısico de la infraestructura de un
centro de datos.

En la Figura 3 se muestra la arquitectura de este
simulador. La estructura de GreenCloud está basa-
da en una arquitectura Tier-III. Un servidor es el
componente principal de un centro de datos, ya que
es el encargado de procesar y ejecutar las tareas.
En GreenCloud, los componentes de los servidores
implementan nodos de un solo núcleo que tienen
parámetros preestablecidos como un ĺımite de po-
tencia en MIPS o FLOPS, un tamaño de memo-
ria/almacenamiento, y unas técnicas y mecanismos
de planificación como round-robin, entre otros. Los
submódulos de Núcleo de Red, Agregación de la Red
y Acceso de Red, que incluyen conmutadores y en-

laces, forman la red de interconexión entre todos los
componentes del centro de datos.

Fig. 3. Arquitectura del simulador Green Cloud Simulator

Por otra parte, las cargas de trabajo de este simu-
lador han sido diseñadas para cubrir la mayor parte
de aplicaciones t́ıpicas de cloud computing. Éste de-
fine los siguientes tipos de cargas de trabajo:

Cargas de trabajo de computación intensiva
(HPC).
Cargas de trabajo de datos intensivos.
Cargas de trabajo equilibradas.

D. CloudSim

CloudSim [5] en una herramienta de simulación de-
sarrollada en la Universidad de Melbourne en 2010,
con el objetivo de ofrecer un conjunto extensible de
herramientas de simulación que permitan modelar y
simular los sistemas de cloud computing y las apli-
caciones asociadas a este entorno. CloudSim imple-
menta tanto la estructura como el comportamiento
de los componentes de un centro de datos dedicado
al cloud computing (máquinas virtuales, poĺıticas de
asignación de recursos, etc.). Actualmente soporta
entornos de simulación de cloud computing consis-
tentes en un simple centro de datos aśı como federa-
ciones de centros de datos interconectados dedica-
dos al cloud computing. Además, incluye la posibili-
dad de implementar diferentes técnicas de asignación
de recursos para las máquinas virtuales en diferentes
tipos de escenarios.

Las principales ventajas de CloudSim son:

Eficiencia de tiempo: se requiere muy poco tiem-
po y esfuerzo para implementar una aplicación
de test y realizar pruebas con distintos entornos.
Flexibilidad y utilidad : los desarrolladores
pueden modelar y probar el rendimiento de sus
aplicaciones en entornos heterogéneos de cloud
computing (Amazon EC2, Microsoft Azure,
etc.) con pequeños esfuerzos de programación.

Las principales caracteŕısticas de CloudSim son:

Soporte para el modelado y simulación a gran es-
cala de entornos de cloud computing, incluyen-
do centros de datos con un simple nodo de
cómputo.
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Modelos propios de Cloud, agentes de servicio,
abastecimiento, y poĺıticas de asignación.
Soporte para la simulación de conexiones de red
entre los componentes.
Facilidad para simular federaciones de centros
de datos de cloud computing.
Capacidad de simular mecanismos de virtuali-
zación y gestión de servicios virtualizados.
Flexibilidad en la simulación de técnicas de asig-
nación de recursos entre Espacio-Compartido y
Tiempo-Compartido.

En la Figura 4 se muestra la arquitectura por capas
del simulador CloudSim. La capa CloudSim se encar-
ga del modelado y simulación de entornos de virtua-
lización de centros de datos incluyendo una gestión
de interfaces de red, memoria, almacenamiento y an-
cho de banda de las máquinas virtuales. Tareas fun-
damentales como la asignación de nodos f́ısicos a
máquinas virtuales, la gestión de ejecución de apli-
caciones, y la monitorización dinámica del estado del
sistema, son gestionadas en esta capa.

Fig. 4. Arquitectura del simulador CloudSim

La capa más alta de CloudSim es el Código de
Usuario, que gestiona los parámetros básicos de los
usuarios o agentes (número de máquinas, sus especi-
ficaciones, etc.), las aplicaciones (número de tareas y
sus requisitos), las máquinas virtuales, el número de
usuarios, y las poĺıticas de planificación de un agente
de Cloud.

III. Caracteŕısticas básicas de un
simulador de cloud computing

En esta sección se presentan una serie de carac-
teŕısticas, que consideramos adecuadas, para realizar
una simulación más af́ın a un entorno real de cloud
computing [6] [7].

Un simulador de cloud computing debeŕıa ser ca-
paz de simular todas los elementos implicados en
dicho entorno, desde la simulación de la infraestruc-
tura de un centro de datos hasta la parte lógica
y de aplicación que permitiera ejecutar tareas en
máquinas virtuales. De esta forma, se podŕıan obte-
ner datos tanto de rendimiento de máquinas virtuales
y aplicaciones, como de enerǵıa consumida por los
nodos f́ısicos donde se han ejecutado, obteniendo in-
formación del coste aproximado que supondŕıa la eje-

cución de una determinada aplicación en un entorno
determinado. Además, de esta forma se podŕıan si-
mular los costes reales de la enerǵıa consumida por
todos los elementos que forman la infraestructura de
un centro de datos y simular los costes de personal y
de las máquinas virtuales de forma individual. Con
todo ello, un administrador del cloud podŕıa realizar
una simulación de los precios que debeŕıa aplicar a la
prestación de sus servicios para que fueran rentables
y sostenibles.

En la Figura 5 se muestra la arquitectura propues-
ta en este trabajo. Se trata de un diseño modular
agrupado en capas, que permite extender o ampliar
cada uno de los módulos de forma individualizada,
pudiendo aśı mejorar y adaptar cada uno de ellos
según las necesidades convenientes.

Fig. 5. Arquitectura del simulador propuesto

Esta arquitectura se ha dividido en tres capas
principales: una capa de Infraestructura, que con-
tiene toda la parte f́ısica y energética de un centro
de datos; una capa Lógica, que representa toda la
gestión de la virtualización y otras herramientas para
el control y gestión de un centro de datos; y una capa
de Aplicación, donde se encuentran las cargas de tra-
bajo que representan el conjunto de tareas y aplica-
ciones que se pueden ejecutar en un entorno de cloud
computing.

A continuación se describen los módulos que com-
ponen las tres capas de esta arquitectura.

A. Capa de Infraestructura

Suministro de enerǵıa. Este módulo representa
el tipo de fuente de enerǵıa que se utiliza en un
centro de datos. Esta fuente de enerǵıa proviene
de enerǵıas renovables (eólica, solar, hidráulica,
etc.) o de enerǵıas no renovables (combustibles
fósiles y combustibles nucleares). El suminis-
tro de enerǵıa de un centro de datos puede ser
dinámico, combinando en cada caso los distintos
tipos de enerǵıa.
Huella de carbono. Mediante este módulo se re-
presenta la huella de carbono producida por el
tipo de suministro de enerǵıa y la enerǵıa con-
sumida por los componentes de la infraestruc-
tura.
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Nodos. Este módulo representa los nodos f́ısicos
que componen el centro de datos, aśı como todas
sus caracteŕısticas f́ısicas de CPU, memoria, tar-
jeta de red (limitaciones de ancho de banda),
y almacenamiento. Además, cada tipo de nodo
debe contener un modelo de consumo energético
que represente su consumo real aproximado en
cada caso. Por otra parte, también debe simu-
lar técnicas de ahorro energético como Dyna-
mic Voltage and Frequency Scaling (DVFS), Dy-
namic Power Management (DPM) o Dynamic
Concurrency Throttling (DCT) .
Red. La topoloǵıa de interconexión del centro
de datos aśı como sus caracteŕısticas (tipos de
conexión, tipo de dispositivos, latencia, etc.) son
representadas por este módulo. Además, este
módulo debe poseer un modelo de consumo
energético para los distintos tipos de dispositivos
que lo componen.
Almacenamiento. Este módulo representa la
gestión del almacenamiento de información en
disco de los nodos f́ısicos. Se pueden representar
los tipos de disco utilizados (HDD, SSD, etc),
aśı como su seguridad o tipos de interconexión,
etc.
Auxiliares. Todos los elementos auxiliares como
la iluminación de las salas o los sensores de
temperatura son representados por este módu-
lo. Éste debe simular los costes que añaden estos
tipos de elementos.
Refrigeración. Este módulo representa la refri-
geración aplicada en el centro de datos. Simula
los tipos de refrigeración aśı como el consumo
energético que supone su utilización en cada ins-
tante.
Diseño. En este módulo se simula la distribu-
ción de todos los componentes f́ısicos de un cen-
tro de datos, es decir, los tamaños de las salas
y su número de nodos f́ısicos, la distribución
de la refrigeración, los sistemas de seguridad
(replicación de componentes), etc. Mediante este
diseño y la topoloǵıa de la red, se podrá deter-
minar el tipo de fiabilidad del centro de datos y
su correspondiente certificación Tier.
Condiciones medioambientales externas. Este
módulo simula las condiciones medioambien-
tales externas en cada instante, ya que esta in-
formación puede afectar a los sistemas de re-
frigeración aumentando o disminuyendo su uti-
lización y coste.

B. Capa Lógica

Virtualización. Este módulo gestiona toda la
virtualización de máquinas virtuales. Contiene
el tipo de hipervisor (Xen, KVM, VMWare,
etc.), las caracteŕısticas de una máquina virtual
(CPU, memoria, almacenamiento y limitación
de la red) y la gestión de creación, destrucción
y modificación de las máquinas virtuales. Por
otra parte, también debe contener un modelo
de consumo energético que corresponda a cada

máquina virtual.
Poĺıticas de asignación de recursos. Este módu-
lo se encarga de asignar los recursos f́ısicos nece-
sarios a las máquinas virtuales para ejecutar un
tipo de aplicación determinada. Un aspecto im-
portante de este módulo es la utilización de al-
goritmos de reasignación dinámica de recursos
o migración en vivo de máquinas virtuales para
equilibrar la carga de trabajo, ahorrando costes.
Herramientas de gestión. Este módulo represen-
ta todas las herramientas de gestión y control de
un centro de datos como el Data Centre Infras-
tructure Management (DCIM). Además, simula
el rendimiento de las máquinas virtuales y de-
termina el cumplimiento de los acuerdos de nivel
de servicio o SLAs (Service Level Agreement),
establecidas por las aplicaciones o clientes.
Coste Personal. En un centro de datos debe
haber un personal cualificado para llevar a cabo
tareas de gestión y control, comprobando en
todo momento el correcto funcionamiento del
mismo. Este módulo considera los costes que re-
presenta el personal aśı como su posible latencia
ante la solución de un determinado suceso en el
sistema.
Otros Costes. Este modulo representa otros
costes no contemplados en el resto de módulos,
como los costes de subcontratación, gestión ad-
ministrativa, o limpieza.

C. Capa de Aplicación

Carga de trabajo. Este módulo representa las
caracteŕısticas de la carga de trabajo a proce-
sar en un entorno de cloud computing. Simula
diferentes tipos de cargas, indicando las carac-
teŕısticas y requisitos que deben cumplir para
satisfacer sus necesidades. Además, simula el
rendimiento obtenido en cada caso aśı como sus
costes finales, teniendo en cuenta los costes en
cada etapa de procesamiento.
SLA. Este módulo representa la calidad de ser-
vicio que debe ofrecer una determinada carga
de trabajo en su ejecución dentro del entorno
de cloud computing. Simula distintos tipos de
SLAs aśı como posibles fallos, y su repercusión
en las aplicaciones ejecutadas.

IV. Comparativa de los simuladores
estudiados con las caracteŕısticas

propuestas

Algunas de las caracteŕısticas descritas en la sec-
ción anterior han sido ya desarrolladas en diversos
simuladores actuales. A continuación se realiza una
breve comparativa de algunas de las diferencias entre
los simuladores estudiados y las caracteŕısticas des-
critas.

En la Figura 6 se muestra una tabla comparati-
va que señala las caracteŕısticas que los simuladores
actuales ya contemplan.

Podemos observar que GDCSim y GreenCloud ya
tienen en cuenta aspectos relativos al suministro
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Fig. 6. Comparativa de las caracteŕısticas propuestas

eléctrico, aunque no realizan un análisis del coste
que éstos conllevan. En cuanto a la gestión de nodos,
todos los simuladores estudiados realizan una ca-
racterización de los nodos, aunque solo GreenCloud
y CloudSim utilizan técnicas de ahorro energético
como DVFS o DPM. Además sólo GreenCloud im-
plementa un modelo preciso de enerǵıa de un nodo.

En cuanto a la interconexión de la red, MDCSim,
CloudSim y GreenCloud ofrecen una simulación de
la topoloǵıa de la red, teniendo en cuenta sus tipos
de conexión y latencias.

GDCSim, por su parte, es el único que tiene en
cuenta algunos aspectos de la refrigeración como
variable de entrada en su proceso de simulación,
aunque tampoco determina su topoloǵıa ni un mo-
delo energético.

En cuanto al diseño, todos los simuladores estudia-
dos permiten especificar algunas caracteŕısticas del
centro de datos. En el caso de CloudSim permite rea-
lizar simulaciones incluso en federaciones de clouds.

CloudSim es el único simulador que incorpora una
capa de virtualización en su arquitectura para simu-
lar la gestión de máquinas virtuales en el contexto
de cloud computing.

Otros aspectos comunes a los simuladores estudia-
dos son: la simulación de herramientas de gestión,
ya que en todos se puede realizar un análisis del
rendimiento obtenido de sus cargas de trabajo,
además de simular algunos requisitos como son las
SLAs; las poĺıticas de asignación de recursos; y las
cargas de trabajo, ya que en todos ellos se pueden
especificar las caracteŕısticas que deben cumplir para
satisfacer las necesidades del cliente.

Existen algunos aspectos que no han sido contem-
plados por ninguno de los simuladores estudiados
como por ejemplo, el coste de los elementos auxilia-
res, el coste de personal, o la huella de carbono que
producen. Estas cuestiones tienen cierta relevancia a
la hora de obtener un coste más preciso de una apli-
cación; por tanto creemos que deben ser tenidos en
cuenta.

Por otra parte, cabe destacar que los simuladores
MDCSim, GDCSim y GreenCloud están más enfo-
cados a simular el comportamiento de un centro de
datos como tal, y no tanto a simular un entorno de
cloud computing. En cambio, CloudSim está más en-
focado a un cliente que desee simular el rendimiento y
costes de una aplicación ejecutándose en un entorno

de cloud computing; además simula una capa de vir-
tualización que es una pieza fundamental en el cloud
computing. Por tanto, CloudSim seŕıa el simulador
más idóneo para este fin, aunque actualmente carece
de ciertas caracteŕısticas importantes en cuanto a la
parte de centro de datos y costes energéticos.

V. Conclusiones y trabajo futuro

Actualmente, existen muy pocos simuladores que
ofrezcan caracteŕısticas propias de un entorno de
cloud computing. Algunos de éstos han sido estudia-
dos en este trabajo, destacando y comparando sus
ventajas e inconvenientes. En este trabajo se han
propuesto una serie de caracteŕısticas que debeŕıa
cumplir un simulador para ofrecer una mayor pre-
cisión a la hora de simular el rendimiento y los costes
de una determinada aplicación ejecutándose en un
entorno de cloud computing. Después de comparar
dichas caracteŕısticas con los simuladores estudiados,
se concluye que CloudSim seŕıa el que más se apro-
xima al objetivo propuesto, ya que simula una capa
de virtualización que el resto no contempla, aunque
actualmente carece de ciertas caracteŕısticas impor-
tantes que el resto śı que pueden ofrecer.

Como trabajo futuro se pretende desarrollar un si-
mulador o extender alguno de los que ya existen, de
forma que cumpla con todos los requisitos y carac-
teŕısticas que se han propuesto. Se trataŕıa de un
simulador enfocado tanto al cliente como a los admi-
nistradores de un centro de datos, ya que permitiŕıa
obtener información acerca del rendimiento y coste
de las aplicaciones, aśı como de la enerǵıa y coste
real que supone la ejecución de dichas aplicaciones.
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Madrid, 28040, Madrid (España)

Resumen— SmartCloud es una solución completa
(IaaS + SaaS) siguiendo el paradigma de cloud com-
puting. A través de una arquitectura de capas es-
calable se implementa una nube privada que gestio-
na los elementos de una infraestructura ya existente
añadiendo a los mismos la funcionalidad de nodo de
procesamiento en los tiempos de inactividad sin afec-
tar su utilización habitual. Sobre esta plataforma se ha
implementado una solución de cálculo cient́ıfico open
source (iPython) que utiliza los recursos antes men-
cionados como soporte hardware para procesamiento
paralelo y funcionalidades de clúster. Como resultado
de esta solución se puede brindar a los usuarios un
nuevo servicio sin inversión en hardware ni licencias
con el valor añadido de la reutilización de infraestruc-
turas ya existentes.

Palabras clave— Cloud Computing, iPython, reutili-
zación hardware, optimización infraestructuras, edu-
cación.

I. Introducción

LA situación económica actual ha hecho que mu-
chos grupos de trabajo en informática enfoquen

sus esfuerzos en encontrar nuevas maneras de opti-
mizar recursos o ampliar los servicios brindados a
los usuarios sin que esto implique un aumento en los
costes[8].

El primer enfoque que surge ante esta necesidad
es migrar los sistemas hacia el software de código
abierto, algo que es tendencia actual en organizacio-
nes tanto privadas como estatales[4]. Un ejemplo de
esto es la decisión del gobierno de Extremadura de
migrar sus sistemas a código abierto y Linux, con un
ahorro estimado de 30 millones de euros anuales[3].

En términos de la capa de aplicación, en el mundo
de la investigación y la enseñanza también existen
alternativas de código abierto a herramientas bien
establecidas en el mercado como Matlab o Mathe-
matica, las que al ser un software propietario tienen
coste de licencia y su desarrollo está cerrado a una
compañ́ıa, impidiendo las mejoras de la comunidad.
En este proyecto hemos realizado una implantación
de iPython[1] como alternativa a las aplicaciones an-
tes mencionadas, permitiendo lograr una funcionali-
dad similar en términos de potencia de cálculo, pero
adaptada a las necesidades y paradigma de este pro-
yecto.

Un paso más en el análisis del problema, nos lleva
a plantear la pregunta de cómo optimizar el soporte
hardware de las aplicaciones. Nuestra aproximación
a este problema es la reutilización de infraestructura
ya existente para aprovechar su capacidad de proce-
samiento en los tiempos de inactividad[6].

Tomando como ejemplo la situación de la Facul-
tad de Informática de la Universidad Complutense
de Madrid, existen grupos de investigación que nece-
sitan realizar procesamiento de datos y como la Fa-
cultad no puede brindarle servicios de procesamiento
(o bien por qué no los tiene, o por restricciones pre-
supuestarias), deben recurrir a proveedores externos
como por ejemplo Amazon1.

Nuestra solución a este problema es utilizar los or-
denadores de los laboratorios de la Facultad cuando
no están siendo utilizados, y sobre cada uno de ellos
iniciar una máquina virtual con un nodo de procesa-
miento, lo que tiene un impacto nulo en la utilización
rutinaria de los recursos y nos permite generar un
clúster dinámico de procesamiento[9].

Hay que recordar los problemas que conlleva utili-
zar proveedores externos para el procesamiento de
datos en términos de latencia y de protección de
datos, por lo que hemos creado la solución “Smart-
Cloud” como una propuesta para optimizar recursos
y lograr brindar un mejor servicio a usuarios tal y
como se puede apreciar en la Figura 1.

La solución se trata de una plataforma de Cloud
Computing de nube privada2 pues se lleva a cabo
con los propios recursos existentes (máquinas, redes,
almacenamiento, instalaciones) y su acceso está res-
tringido a una red cerrada. Incluye un componente de
Infrastructure as a Service (IaaS) y un componente
de Software as a Service (SaaS) unidas por una capa
de integración.

Fig. 1. Diagrama de Solución SmartCloud integrando IaaS +
SaaS

1http://aws.amazon.com/es/ec2/
2http://www.postgradoeinvestigacion.uadec.mx/CienciaCier
ta/CC29/11.html
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Se trata de una solución escalable y flexible, da-
do que al contar con un diseño arquitectónico por
capas, se puede reutilizar o modificar la plataforma
para implementar otras soluciones software sobre la
misma.

El servicio brindado al usuario final se trata de una
implementación de iPython multiusuario, que permi-
te que cualquier usuario del sistema acceda a través
de un navegador de internet a nuestra aplicación,
permitiéndole realizar simulaciones, gráficos, cálcu-
los, procesamiento de código Python y otras funcio-
nalidades con la ventaja del procesamiento distribui-
do. El procesamiento no se realiza en el ordenador
del cliente sino en nuestro servidor centralizado y en
el clúster dinámico antes mencionado.

Nuestra plataforma permite adicionalmente la sin-
cronización de archivos de usuario con Google Drive,
permitiendo el trabajo colaborativo.

En esta contribución primero se estudiará el esta-
do del arte para evaluar las alternativas existentes.
Luego, se explicará la arquitectura de la solución ha-
ciendo la distinción entre diseño de alto y bajo nivel.
Posteriormente se detallará el modelo de ahorro de
costes e impacto económico de la solución, lo que
ayuda a entender la motivación del proyecto. Para
terminar se explicarán las conclusiones del trabajo y
las posibles ampliaciones que puede tener.

II. Estado del arte

Con el objetivo de implementar una solución si-
guiendo el paradigma de Cloud-Computing, hemos
basado nuestra aproximación en aplicaciones ya exis-
tentes que cuentan con una buena aceptación en la
comunidad de usuarios y han demostrado buenos re-
sultados. Se han valorado los casos particulares de
Boinc 3 y Wolfram — Alpha4.

La Infraestructura Abierta de Berkeley para la
Computación en Red (BOINC) es una infraestructu-
ra para la computación distribuida, diseñada para ser
una plataforma libre. Está dirigido a proyectos que
requieren una gran capacidad de cálculo a través de
la utilización de ordenadores personales distribúıdos
alrededor del mundo, realizando los cálculos en los
ciclos de CPU o GPU que no son utilizados. BOINC
consiste en un servidor y un cliente que se comunican
para distribuir y procesar el trabajo. Cada ordenador
es asignado a un único proyecto5. Wolfram—Alpha
tiene la apariencia de motor de búsqueda pero no
busca respuestas a las preguntas en un conglomera-
do de páginas web o documentos, sino que realiza
cálculos en su servidor y env́ıa la respuesta para que
sea visualizada por el usuario a través de una interfaz
web5.

Se concluyó que no exist́ıa una solución completa
que proporcionara los servicios que se queŕıan ofre-
cer pero si exist́ıan soluciones que los cubŕıan par-
cialmente, por lo que se realizó un análisis de las

3http://boinc.berkeley.edu/
4http://www.wolframalpha.com/
5http://es.wikipedia.org

herramientas existentes como componentes para im-
plementar una solución completa.

Como parte del diseño arquitectónico de la apli-
cación surge la necesidad de utilizar: un hipervisor,
un gestor de colas PBS para la capa de integración y
una herramienta de cálculo potente con interfaz web.

La versión analizada de VirtualBox es de código
abierto y sujeto a la licencia GPL6. Además, es fun-
cionalmente idéntico en todas las plataformas de aco-
gida y utiliza el mismo archivo y formato de imagen.
Esto permite ejecutar la misma imagen de máqui-
na virtual en instancias de VirtualBox que se ejecu-
tan sobre diferentes sistemas operativos por lo que es
fácil exportar las imágenes entre entornos, ofrecien-
do mayor portabilidad. VirtualBox está en constante
desarrollo y actualización por lo que nuevas funcio-
nalidades son implementadas regularmente. Además,
cuenta con una API que nos permite integrarlo fáci-
mente a nuestra solución6.

VMware también cuenta con una versión gratis
con funcionalidades similares a VirtualBox, pero al
realizar una comparativa de las tecnoloǵıas se des-
carta dado que la filosof́ıa de la solución es utilizar
software de código abierto 7.

El gestor PBS Torque (Tera-scale Open-source Re-
source and Queue manager) es un administrador de
recursos que nos provee de mecanismos para contro-
lar trabajos sobre distintos nodos de un clúster. Per-
mite gestionar el estado de los nodos y su utilización.
Basado en OpenPBS, es el sistema de colas batch de
código abierto ĺıder en el mercado. Soporta el proce-
samiento en paralelo de múltiples batchs y colas de
trabajo interactivas8.

Otro de los objetivos de la solución es ofrecer una
interfaz web. El estudio de herramientas disponibles
se enfocó en encontrar un entorno interactivo que se
pudiera integrar a la infraestructura existente y que
contara con soporte multiusuario, pero que a la vez
fuera una poderosa herramienta de cálculo. Conside-
rando las restricciones mencionadas se evaluaron las
alternativas de Sage y iPython.

Sage fue diseñado desde un principio como solu-
ción escalable a grandes servidores multiusuario cen-
tralizados (ejemplo sagenb.org con cerca de 76000
cuentas), pero con la desventja de que el mismo bi-
nario que se ejecuta en grandes servidores es utili-
zado para ejecuciones que no requieren tantos re-
cursos, lo que se refleja en un bajo rendimiento en
ciertos entornos. Sage tiene licencia GPL9. IPython
es multiplataforma, software libre, tiene una enorme
comunidad detrás, un desarrollo constante y bien or-
ganizado, permite paralelismo y es extremadamente
potente. Nació de las manos de investigadores y en
un ámbito cient́ıfico, por lo que su comunidad es ma-
yormente académica al igual que nuestros usuarios.
IPython trabaja con un sistema de archivos stan-
dard accesible trivialmente desde el sistema opera-

6http://www.virtualbox.org/
7http://www.vmware.com/es/
8http://www.adaptivecomputing.com/products/open-
source/torque/

9http://www.sagemath.org/
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tivo, facilitando la realización de operaciones ruti-
narias en el análisis de datos y simulación numérica
como acceder a scripts locales o ver archivos arbi-
trarios. IPython incluye una serie de opciones para
dar formato a los documentos: capacidades multi-
hoja, preámbulo de estilo LaTeX, metadatos por cel-
da, navegación outline-level, y apoyo validación /
reproducibilidad entre otras. IPython tiene licencia
BSD. Además, permite añadir nuevas extensiones co-
mo Matlab, SQL y Physicsy10.

III. Arquitectura de la solución

A. Diseño de alto nivel

Después de un análisis en profundidad llegó a la
conclusión de implementar una arquitectura por ca-
pas por su beneficio modular.

Capa Inferior: formada por los nodos de proce-
samiento conectados a una red para poder ser
accesibles y gestionables por el servidor.
Capa Intermedia de integración: comunica la ca-
pa superior con la inferior. Gestiona la distri-
bución de los trabajos generados desde la capa
superior.
Capa Superior: contiene el front-end para la in-
teracción con el usuario. En esta capa se en-
cuentra la aplicación de cálculo que se despliega.
Cuando la herramienta necesite realizar funcio-
nes sobre el cluster realizará llamadas a capas
inferiores, lo que se refleja en un aumento en la
carga del procesamiento del cluster.

Dada a la diversidad de alternativas para implemen-
tar estas capas, con el previo análisis de cada una, se
llegó a las conclusiones de diseño:

En la capa inferior para definir los nodos de pro-
cesamiento se decidió realizarlo mediante virtua-
lización para homogeneizar las máquinas a usar.
Como ya se ha comentado anteriormente, en ca-
da nodo se instala una máquina virtual y so-
bre ésta una misma imagen. Se decidió utilizar
Oracle VM VirtualBox, un hipervisor de tipo 2,
dada su facilidad de instalación y configuración
y sus garant́ıas de acceso al hardware f́ısico a
través del sistema operativo host. Para el sis-
tema operativo a virtualizar se decidió Ubuntu
(Linux) por ser software libre. Ver figura 2.
Para la capa intermedia, se decidió utilizar un
gestor de trabajos PBS Torque que nos permi-
te una gestión de procesamiento transparente.
Además es el sistema de colas batch de código
abierto ĺıder en el mercado.
Para la capa superior, se eligió iPython gracias a
su entorno completo para la computación inter-
activa y exploratoria. Además, presenta una ar-
quitectura robusta construida alrededor del con-
cepto de intérprete de Python pero a la vez sen-
cilla y eficaz[2]. También se tuvo en cuenta el
interés creciente en esta herramienta (Figura 3).

10http://github.com/ipython/ipython/wiki/Extensions-
Index#matlab

Fig. 2. Arquitectura de capas - Capa inferior

Fig. 3. Evolución del interés en iPython

B. Diseño de bajo nivel

Para la capa inferior fue necesario añadir tareas
al SO que inicien la máquina virtual cuando detecte
que no se estaba utilizando, la apaguen cuando
reconociera un inicio de sesión e informen de su
estado al cluster. En las máquinas virtuales se
instala una imagen de Ubuntu 10.04 debido a su
facilidad de administración. Como capa intermedia
se utiliza el gestor de trabajos Torque. Se ha
definido una única cola en esta herramienta en la
que convergen todas las peticiones de las instancias
de iPython. Al utilizar un gestor de trabajos, se
simplifica la integración de ambas capas dado que
es una interfaz transparente para la capa superior.
En otras palabras, iPython solamente ve un único
punto donde realizar peticiones/env́ıos de trabajos,
aunque éste se encarga de distribuir los trabajos
entre los recursos disponibles según poĺıticas de
optimización.
En la capa superior se define un frontend con
gestión de usuarios. Para facilitar esta gestión y no
guardar información de la cuenta de los usuarios,
se utiliza la openID de Google y se evalúa si el
usuario autenticado tiene permisos para ejecutar
el notebook de iPython. Inicialmente iPython no
estaba desarrollado para poder ser utilizado por
varios usuarios de manera simultánea bajo un mismo
servidor, razón por la cual tuvimos que modificarlo
para añadir ésta funcionalidad. Dado que un usuario
utiliza la cuenta de Google, tiene la posibilidad de
sincronizar sus hojas con Google Drive. La figura 4
ilustra la arquitectura de la aplicación.
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Fig. 4. Arquitectura de la solución.

IV. Estudio de costes e impacto económico

Uno de los objetivos de SmartCloud es lograr op-
timizar la utilización de la infraestructura existente,
lo que se refleja en un ahorro en costes. Actualmente
si la universidad necesita realizar cálculos que
exceden sus capacidades de procesamiento debe
recurrir a un proveedor externo[5]. Al utilizar el
cluster dinámico de SmartCloud, se pueden ofrecer
los mismos servicios de procesamiento sin tener que
contratar a un proveedor externo y sin la latencia
que implica el procesamiento remoto. El único
sobrecoste significativo que implica esta plataforma,
es el coste energético[10]. A continuación se detalla
el modelo económico desarrollado para realizar estos
cálculos[11].

C = Wl ∗ T ∗ Fc ∗ Fu∗Ce

O =
Wl ∗ (Tb + Fc ∗ Fu ∗ Ti) + Wi ∗ (Ti ∗ (1 − Fc ∗ Fu))

Wl ∗ Tb + Wi ∗ Ti

En donde términos de costes C es el coste energéti-
co final y O el sobrecoste energético derivado de
utilizar SmartCloud. Wl es el consumo energético
de cada nodo con una carga standard en Kw/h
y Wi el consumo energético de cada nodo estado
inactivo en Kw/h. T se refiere al tiempo disponible
para el procesamiento, Tb al Tiempo de utilización
del clúster con carga sin utilizar SmartCloud, y
Ti al tiempo de utilización del clúster en estado
inactivo sin utilizar SmartCloud. Para estimar la
carga se usan las variables Fc como factor de carga
del clúster en el tiempo disponible, y Fu como factor
de utilización de las horas disponibles. El coste de
la enerǵıa en Kw/h se expresa con Ce

Se plantea un escenario de ejemplo para estudiar
el problema. Se dispone de 20 ordenadores i7-3770K
con 4GB de RAM y 4 cores con hyper-threading, en
un laboratorio con la distribución de uso indicada en
la figura 5.

En una semana hay 118 horas inactivas que
podŕıan ser utilizadas por SmartCloud, formando un
cluster de 160 cores con 80 GB de RAM.
Supongamos que se necesita utilizar todo el cluster

Fig. 5. Distribución de uso de ordenadores en el caso de es-
tudio.

al 100 % de la carga, en el total de las horas dispo-
nibles. El consumo energético seŕıa de 196,6e lo que
presenta un sobrecoste de 68 % respecto al consumo
de enerǵıa actual. Ahora bien, si se recurriera a pro-
veedores externos para realizar este procesamiento,
ésto tendŕıa un coste de media de 1508,68e. El cua-
dro I muestra una comparación de proveedores de
servicios cloud que proporcionan un servicio equiva-
lente 11.

Para calcular el ahorro final simplemente basta con
restar al coste externo el coste energético,lo que se
refleja en 1312e de ahorro11. En términos de laten-
cias, el trabajo dentro de una red local como lo que
propone SmartCloud implica latencias sensiblemente
menores frente a las que se experimentan trabajan-
do con proveedores cloud. El cuadro II muestra las
latencias de Amazon desde España12.

Claramente son mayores a las latencias dentro de
una red local. A su vez, iPython es código abierto,
lo que comparado con herramientas como Matlab o
Mathematica que tienen costes de licencias represen-
ta un ahorro significativo.

TABLA I

Comparación de proveedores Cloud.

Server
Type

CPU RAM
(GB)

HDD
(GB)

Base
Hourly
Cost
(USD)

Hourly
Cost
(EUR)

Coste Men-
sual (EUR)

HP 4 4 120.0 $ 0.14 0,108 e 1.021,597 e

RackSpace 4 4 100.0 $ 0.22 0,168 e 1.583,475 e

SoftLayer 6 7.5 0.0 $ 0.23 0,178 e 1.678,338 e

AWS 4 7.5 850.0 $ 0.24 0,186 e 1.751,309 e

TABLA II

Latencias de Amazon desde España.

Service Time
(sec)

# of
samples

Min
(ms)

Max
(ms)

Std
Dev

Median
(ms)

Avg
(ms)

Amazon
EC2

1.13 3 231 298 13.3% 288 272.33

Amazon
Cloud-
Front

0.67 6 62 94 15.7% 78 75.5

11http://planforcloud.rightscale.com
12http://www.cloudharmony.com/
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V. Conclusiones y trabajo futuro

La importancia que tiene la utilización de plata-
formas cloud se refleja en el ahorro de costes tanto
energéticos como en infraestructura tal como se re-
fleja en el trabajo actual.

Uno de los principales aportes de este trabajo es la
posibilidad de utilizar iPython en modo multiusua-
rio, ya que actualmente la herramienta no implemen-
ta esta funcionalidad.

Al utilizar esta solución, se ofrece a los investigado-
res no sólo una poderosa herramienta de cálculo sino
también una manera de aprovechar los recursos que
existen sin costes significativos añadidos. Además, la
integración de la herramienta con Google Drive faci-
lita mucho más su usabilidad.

La plataforma resultante presenta una arquitectu-
ra de cluster. Una vez implementada, permite el des-
pliegue de otras herramientas y recursos como apoyo
a otros proyectos, nuevas aplicaciones, procesamien-
to batch, entre otros.

Este proyecto puede continuar para seguir explo-
tando la escalabilidad e integración con otros recur-
sos. Se puede dar la posibilidad de integrarlo con
otros servicios cloud por ejemplo los de Amazon 13.
El diseño de una nueva solución se puede realizar
desde distintos enfoques dado que se adapta a las
tendencias actuales de cloud, permitiendo una ma-
yor versatilidad14.

Para este proyecto se ha desplegado en el clus-
ter una herramienta en concreto, Ipython, pero cual-
quier aplicación distribúıda podŕıa ser desplegada,
por ejemplo espećıficas de un proyecto o de alguna
empresa que en determinado momento tenga un pico
alto de consumo de recursos.

Una vez logrado el objetivo principal y consolidada
la infraestructura, se podŕıa ofrecer estos servicios de
cálculo a otras facultades o entidades externas[7].

Como posible ampliación, se puede trabajar en
un modelo de cluster h́ıbrido con máquinas virtua-
les, servidores f́ısicos y balanceadores de carga como
alternativa a la actual implementación. También se
pueden iniciar otras imágenes sobre las máquinas vir-
tuales para implementar nuevas funcionalidades.

Un estudio en profundidad en lo referente a
seguridad permitiŕıa resolver los posibles fallos o
vulnerabilidades del sistema, en el actual desarrollo
solo se cubren los estándares mı́nimos necesarios.
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Resumen— SmartCloud es una solución completa
(IaaS + SaaS) siguiendo el paradigma de cloud com-
puting. A través de una arquitectura de capas es-
calable se implementa una nube privada que gestio-
na los elementos de una infraestructura ya existente
añadiendo a los mismos la funcionalidad de nodo de
procesamiento en los tiempos de inactividad sin afec-
tar su utilización habitual. Sobre esta plataforma se ha
implementado una solución de cálculo cient́ıfico open
source (iPython) que utiliza los recursos antes men-
cionados como soporte hardware para procesamiento
paralelo y funcionalidades de clúster. Como resultado
de esta solución se puede brindar a los usuarios un
nuevo servicio sin inversión en hardware ni licencias
con el valor añadido de la reutilización de infraestruc-
turas ya existentes.

Palabras clave— Cloud Computing, iPython, reutili-
zación hardware, optimización infraestructuras, edu-
cación.

I. Introducción

LA situación económica actual ha hecho que mu-
chos grupos de trabajo en informática enfoquen

sus esfuerzos en encontrar nuevas maneras de opti-
mizar recursos o ampliar los servicios brindados a
los usuarios sin que esto implique un aumento en los
costes[8].

El primer enfoque que surge ante esta necesidad
es migrar los sistemas hacia el software de código
abierto, algo que es tendencia actual en organizacio-
nes tanto privadas como estatales[4]. Un ejemplo de
esto es la decisión del gobierno de Extremadura de
migrar sus sistemas a código abierto y Linux, con un
ahorro estimado de 30 millones de euros anuales[3].

En términos de la capa de aplicación, en el mundo
de la investigación y la enseñanza también existen
alternativas de código abierto a herramientas bien
establecidas en el mercado como Matlab o Mathe-
matica, las que al ser un software propietario tienen
coste de licencia y su desarrollo está cerrado a una
compañ́ıa, impidiendo las mejoras de la comunidad.
En este proyecto hemos realizado una implantación
de iPython[1] como alternativa a las aplicaciones an-
tes mencionadas, permitiendo lograr una funcionali-
dad similar en términos de potencia de cálculo, pero
adaptada a las necesidades y paradigma de este pro-
yecto.

Un paso más en el análisis del problema, nos lleva
a plantear la pregunta de cómo optimizar el soporte
hardware de las aplicaciones. Nuestra aproximación
a este problema es la reutilización de infraestructura
ya existente para aprovechar su capacidad de proce-
samiento en los tiempos de inactividad[6].

Tomando como ejemplo la situación de la Facul-
tad de Informática de la Universidad Complutense
de Madrid, existen grupos de investigación que nece-
sitan realizar procesamiento de datos y como la Fa-
cultad no puede brindarle servicios de procesamiento
(o bien por qué no los tiene, o por restricciones pre-
supuestarias), deben recurrir a proveedores externos
como por ejemplo Amazon1.

Nuestra solución a este problema es utilizar los or-
denadores de los laboratorios de la Facultad cuando
no están siendo utilizados, y sobre cada uno de ellos
iniciar una máquina virtual con un nodo de procesa-
miento, lo que tiene un impacto nulo en la utilización
rutinaria de los recursos y nos permite generar un
clúster dinámico de procesamiento[9].

Hay que recordar los problemas que conlleva utili-
zar proveedores externos para el procesamiento de
datos en términos de latencia y de protección de
datos, por lo que hemos creado la solución “Smart-
Cloud” como una propuesta para optimizar recursos
y lograr brindar un mejor servicio a usuarios tal y
como se puede apreciar en la Figura 1.

La solución se trata de una plataforma de Cloud
Computing de nube privada2 pues se lleva a cabo
con los propios recursos existentes (máquinas, redes,
almacenamiento, instalaciones) y su acceso está res-
tringido a una red cerrada. Incluye un componente de
Infrastructure as a Service (IaaS) y un componente
de Software as a Service (SaaS) unidas por una capa
de integración.

Fig. 1. Diagrama de Solución SmartCloud integrando IaaS +
SaaS

1http://aws.amazon.com/es/ec2/
2http://www.postgradoeinvestigacion.uadec.mx/CienciaCier
ta/CC29/11.html
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Se trata de una solución escalable y flexible, da-
do que al contar con un diseño arquitectónico por
capas, se puede reutilizar o modificar la plataforma
para implementar otras soluciones software sobre la
misma.

El servicio brindado al usuario final se trata de una
implementación de iPython multiusuario, que permi-
te que cualquier usuario del sistema acceda a través
de un navegador de internet a nuestra aplicación,
permitiéndole realizar simulaciones, gráficos, cálcu-
los, procesamiento de código Python y otras funcio-
nalidades con la ventaja del procesamiento distribui-
do. El procesamiento no se realiza en el ordenador
del cliente sino en nuestro servidor centralizado y en
el clúster dinámico antes mencionado.

Nuestra plataforma permite adicionalmente la sin-
cronización de archivos de usuario con Google Drive,
permitiendo el trabajo colaborativo.

En esta contribución primero se estudiará el esta-
do del arte para evaluar las alternativas existentes.
Luego, se explicará la arquitectura de la solución ha-
ciendo la distinción entre diseño de alto y bajo nivel.
Posteriormente se detallará el modelo de ahorro de
costes e impacto económico de la solución, lo que
ayuda a entender la motivación del proyecto. Para
terminar se explicarán las conclusiones del trabajo y
las posibles ampliaciones que puede tener.

II. Estado del arte

Con el objetivo de implementar una solución si-
guiendo el paradigma de Cloud-Computing, hemos
basado nuestra aproximación en aplicaciones ya exis-
tentes que cuentan con una buena aceptación en la
comunidad de usuarios y han demostrado buenos re-
sultados. Se han valorado los casos particulares de
Boinc 3 y Wolfram — Alpha4.

La Infraestructura Abierta de Berkeley para la
Computación en Red (BOINC) es una infraestructu-
ra para la computación distribuida, diseñada para ser
una plataforma libre. Está dirigido a proyectos que
requieren una gran capacidad de cálculo a través de
la utilización de ordenadores personales distribúıdos
alrededor del mundo, realizando los cálculos en los
ciclos de CPU o GPU que no son utilizados. BOINC
consiste en un servidor y un cliente que se comunican
para distribuir y procesar el trabajo. Cada ordenador
es asignado a un único proyecto5. Wolfram—Alpha
tiene la apariencia de motor de búsqueda pero no
busca respuestas a las preguntas en un conglomera-
do de páginas web o documentos, sino que realiza
cálculos en su servidor y env́ıa la respuesta para que
sea visualizada por el usuario a través de una interfaz
web5.

Se concluyó que no exist́ıa una solución completa
que proporcionara los servicios que se queŕıan ofre-
cer pero si exist́ıan soluciones que los cubŕıan par-
cialmente, por lo que se realizó un análisis de las

3http://boinc.berkeley.edu/
4http://www.wolframalpha.com/
5http://es.wikipedia.org

herramientas existentes como componentes para im-
plementar una solución completa.

Como parte del diseño arquitectónico de la apli-
cación surge la necesidad de utilizar: un hipervisor,
un gestor de colas PBS para la capa de integración y
una herramienta de cálculo potente con interfaz web.

La versión analizada de VirtualBox es de código
abierto y sujeto a la licencia GPL6. Además, es fun-
cionalmente idéntico en todas las plataformas de aco-
gida y utiliza el mismo archivo y formato de imagen.
Esto permite ejecutar la misma imagen de máqui-
na virtual en instancias de VirtualBox que se ejecu-
tan sobre diferentes sistemas operativos por lo que es
fácil exportar las imágenes entre entornos, ofrecien-
do mayor portabilidad. VirtualBox está en constante
desarrollo y actualización por lo que nuevas funcio-
nalidades son implementadas regularmente. Además,
cuenta con una API que nos permite integrarlo fáci-
mente a nuestra solución6.

VMware también cuenta con una versión gratis
con funcionalidades similares a VirtualBox, pero al
realizar una comparativa de las tecnoloǵıas se des-
carta dado que la filosof́ıa de la solución es utilizar
software de código abierto 7.

El gestor PBS Torque (Tera-scale Open-source Re-
source and Queue manager) es un administrador de
recursos que nos provee de mecanismos para contro-
lar trabajos sobre distintos nodos de un clúster. Per-
mite gestionar el estado de los nodos y su utilización.
Basado en OpenPBS, es el sistema de colas batch de
código abierto ĺıder en el mercado. Soporta el proce-
samiento en paralelo de múltiples batchs y colas de
trabajo interactivas8.

Otro de los objetivos de la solución es ofrecer una
interfaz web. El estudio de herramientas disponibles
se enfocó en encontrar un entorno interactivo que se
pudiera integrar a la infraestructura existente y que
contara con soporte multiusuario, pero que a la vez
fuera una poderosa herramienta de cálculo. Conside-
rando las restricciones mencionadas se evaluaron las
alternativas de Sage y iPython.

Sage fue diseñado desde un principio como solu-
ción escalable a grandes servidores multiusuario cen-
tralizados (ejemplo sagenb.org con cerca de 76000
cuentas), pero con la desventja de que el mismo bi-
nario que se ejecuta en grandes servidores es utili-
zado para ejecuciones que no requieren tantos re-
cursos, lo que se refleja en un bajo rendimiento en
ciertos entornos. Sage tiene licencia GPL9. IPython
es multiplataforma, software libre, tiene una enorme
comunidad detrás, un desarrollo constante y bien or-
ganizado, permite paralelismo y es extremadamente
potente. Nació de las manos de investigadores y en
un ámbito cient́ıfico, por lo que su comunidad es ma-
yormente académica al igual que nuestros usuarios.
IPython trabaja con un sistema de archivos stan-
dard accesible trivialmente desde el sistema opera-

6http://www.virtualbox.org/
7http://www.vmware.com/es/
8http://www.adaptivecomputing.com/products/open-
source/torque/

9http://www.sagemath.org/
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tivo, facilitando la realización de operaciones ruti-
narias en el análisis de datos y simulación numérica
como acceder a scripts locales o ver archivos arbi-
trarios. IPython incluye una serie de opciones para
dar formato a los documentos: capacidades multi-
hoja, preámbulo de estilo LaTeX, metadatos por cel-
da, navegación outline-level, y apoyo validación /
reproducibilidad entre otras. IPython tiene licencia
BSD. Además, permite añadir nuevas extensiones co-
mo Matlab, SQL y Physicsy10.

III. Arquitectura de la solución

A. Diseño de alto nivel

Después de un análisis en profundidad llegó a la
conclusión de implementar una arquitectura por ca-
pas por su beneficio modular.

Capa Inferior: formada por los nodos de proce-
samiento conectados a una red para poder ser
accesibles y gestionables por el servidor.
Capa Intermedia de integración: comunica la ca-
pa superior con la inferior. Gestiona la distri-
bución de los trabajos generados desde la capa
superior.
Capa Superior: contiene el front-end para la in-
teracción con el usuario. En esta capa se en-
cuentra la aplicación de cálculo que se despliega.
Cuando la herramienta necesite realizar funcio-
nes sobre el cluster realizará llamadas a capas
inferiores, lo que se refleja en un aumento en la
carga del procesamiento del cluster.

Dada a la diversidad de alternativas para implemen-
tar estas capas, con el previo análisis de cada una, se
llegó a las conclusiones de diseño:

En la capa inferior para definir los nodos de pro-
cesamiento se decidió realizarlo mediante virtua-
lización para homogeneizar las máquinas a usar.
Como ya se ha comentado anteriormente, en ca-
da nodo se instala una máquina virtual y so-
bre ésta una misma imagen. Se decidió utilizar
Oracle VM VirtualBox, un hipervisor de tipo 2,
dada su facilidad de instalación y configuración
y sus garant́ıas de acceso al hardware f́ısico a
través del sistema operativo host. Para el sis-
tema operativo a virtualizar se decidió Ubuntu
(Linux) por ser software libre. Ver figura 2.
Para la capa intermedia, se decidió utilizar un
gestor de trabajos PBS Torque que nos permi-
te una gestión de procesamiento transparente.
Además es el sistema de colas batch de código
abierto ĺıder en el mercado.
Para la capa superior, se eligió iPython gracias a
su entorno completo para la computación inter-
activa y exploratoria. Además, presenta una ar-
quitectura robusta construida alrededor del con-
cepto de intérprete de Python pero a la vez sen-
cilla y eficaz[2]. También se tuvo en cuenta el
interés creciente en esta herramienta (Figura 3).

10http://github.com/ipython/ipython/wiki/Extensions-
Index#matlab

Fig. 2. Arquitectura de capas - Capa inferior

Fig. 3. Evolución del interés en iPython

B. Diseño de bajo nivel

Para la capa inferior fue necesario añadir tareas
al SO que inicien la máquina virtual cuando detecte
que no se estaba utilizando, la apaguen cuando
reconociera un inicio de sesión e informen de su
estado al cluster. En las máquinas virtuales se
instala una imagen de Ubuntu 10.04 debido a su
facilidad de administración. Como capa intermedia
se utiliza el gestor de trabajos Torque. Se ha
definido una única cola en esta herramienta en la
que convergen todas las peticiones de las instancias
de iPython. Al utilizar un gestor de trabajos, se
simplifica la integración de ambas capas dado que
es una interfaz transparente para la capa superior.
En otras palabras, iPython solamente ve un único
punto donde realizar peticiones/env́ıos de trabajos,
aunque éste se encarga de distribuir los trabajos
entre los recursos disponibles según poĺıticas de
optimización.
En la capa superior se define un frontend con
gestión de usuarios. Para facilitar esta gestión y no
guardar información de la cuenta de los usuarios,
se utiliza la openID de Google y se evalúa si el
usuario autenticado tiene permisos para ejecutar
el notebook de iPython. Inicialmente iPython no
estaba desarrollado para poder ser utilizado por
varios usuarios de manera simultánea bajo un mismo
servidor, razón por la cual tuvimos que modificarlo
para añadir ésta funcionalidad. Dado que un usuario
utiliza la cuenta de Google, tiene la posibilidad de
sincronizar sus hojas con Google Drive. La figura 4
ilustra la arquitectura de la aplicación.
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Fig. 4. Arquitectura de la solución.

IV. Estudio de costes e impacto económico

Uno de los objetivos de SmartCloud es lograr op-
timizar la utilización de la infraestructura existente,
lo que se refleja en un ahorro en costes. Actualmente
si la universidad necesita realizar cálculos que
exceden sus capacidades de procesamiento debe
recurrir a un proveedor externo[5]. Al utilizar el
cluster dinámico de SmartCloud, se pueden ofrecer
los mismos servicios de procesamiento sin tener que
contratar a un proveedor externo y sin la latencia
que implica el procesamiento remoto. El único
sobrecoste significativo que implica esta plataforma,
es el coste energético[10]. A continuación se detalla
el modelo económico desarrollado para realizar estos
cálculos[11].

C = Wl ∗ T ∗ Fc ∗ Fu∗Ce

O =
Wl ∗ (Tb + Fc ∗ Fu ∗ Ti) + Wi ∗ (Ti ∗ (1 − Fc ∗ Fu))

Wl ∗ Tb + Wi ∗ Ti

En donde términos de costes C es el coste energéti-
co final y O el sobrecoste energético derivado de
utilizar SmartCloud. Wl es el consumo energético
de cada nodo con una carga standard en Kw/h
y Wi el consumo energético de cada nodo estado
inactivo en Kw/h. T se refiere al tiempo disponible
para el procesamiento, Tb al Tiempo de utilización
del clúster con carga sin utilizar SmartCloud, y
Ti al tiempo de utilización del clúster en estado
inactivo sin utilizar SmartCloud. Para estimar la
carga se usan las variables Fc como factor de carga
del clúster en el tiempo disponible, y Fu como factor
de utilización de las horas disponibles. El coste de
la enerǵıa en Kw/h se expresa con Ce

Se plantea un escenario de ejemplo para estudiar
el problema. Se dispone de 20 ordenadores i7-3770K
con 4GB de RAM y 4 cores con hyper-threading, en
un laboratorio con la distribución de uso indicada en
la figura 5.

En una semana hay 118 horas inactivas que
podŕıan ser utilizadas por SmartCloud, formando un
cluster de 160 cores con 80 GB de RAM.
Supongamos que se necesita utilizar todo el cluster

Fig. 5. Distribución de uso de ordenadores en el caso de es-
tudio.

al 100 % de la carga, en el total de las horas dispo-
nibles. El consumo energético seŕıa de 196,6e lo que
presenta un sobrecoste de 68 % respecto al consumo
de enerǵıa actual. Ahora bien, si se recurriera a pro-
veedores externos para realizar este procesamiento,
ésto tendŕıa un coste de media de 1508,68e. El cua-
dro I muestra una comparación de proveedores de
servicios cloud que proporcionan un servicio equiva-
lente 11.

Para calcular el ahorro final simplemente basta con
restar al coste externo el coste energético,lo que se
refleja en 1312e de ahorro11. En términos de laten-
cias, el trabajo dentro de una red local como lo que
propone SmartCloud implica latencias sensiblemente
menores frente a las que se experimentan trabajan-
do con proveedores cloud. El cuadro II muestra las
latencias de Amazon desde España12.

Claramente son mayores a las latencias dentro de
una red local. A su vez, iPython es código abierto,
lo que comparado con herramientas como Matlab o
Mathematica que tienen costes de licencias represen-
ta un ahorro significativo.

TABLA I

Comparación de proveedores Cloud.

Server
Type

CPU RAM
(GB)

HDD
(GB)

Base
Hourly
Cost
(USD)

Hourly
Cost
(EUR)

Coste Men-
sual (EUR)

HP 4 4 120.0 $ 0.14 0,108 e 1.021,597 e

RackSpace 4 4 100.0 $ 0.22 0,168 e 1.583,475 e

SoftLayer 6 7.5 0.0 $ 0.23 0,178 e 1.678,338 e

AWS 4 7.5 850.0 $ 0.24 0,186 e 1.751,309 e

TABLA II

Latencias de Amazon desde España.

Service Time
(sec)

# of
samples

Min
(ms)

Max
(ms)

Std
Dev

Median
(ms)

Avg
(ms)

Amazon
EC2

1.13 3 231 298 13.3% 288 272.33

Amazon
Cloud-
Front

0.67 6 62 94 15.7% 78 75.5

11http://planforcloud.rightscale.com
12http://www.cloudharmony.com/
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V. Conclusiones y trabajo futuro

La importancia que tiene la utilización de plata-
formas cloud se refleja en el ahorro de costes tanto
energéticos como en infraestructura tal como se re-
fleja en el trabajo actual.

Uno de los principales aportes de este trabajo es la
posibilidad de utilizar iPython en modo multiusua-
rio, ya que actualmente la herramienta no implemen-
ta esta funcionalidad.

Al utilizar esta solución, se ofrece a los investigado-
res no sólo una poderosa herramienta de cálculo sino
también una manera de aprovechar los recursos que
existen sin costes significativos añadidos. Además, la
integración de la herramienta con Google Drive faci-
lita mucho más su usabilidad.

La plataforma resultante presenta una arquitectu-
ra de cluster. Una vez implementada, permite el des-
pliegue de otras herramientas y recursos como apoyo
a otros proyectos, nuevas aplicaciones, procesamien-
to batch, entre otros.

Este proyecto puede continuar para seguir explo-
tando la escalabilidad e integración con otros recur-
sos. Se puede dar la posibilidad de integrarlo con
otros servicios cloud por ejemplo los de Amazon 13.
El diseño de una nueva solución se puede realizar
desde distintos enfoques dado que se adapta a las
tendencias actuales de cloud, permitiendo una ma-
yor versatilidad14.

Para este proyecto se ha desplegado en el clus-
ter una herramienta en concreto, Ipython, pero cual-
quier aplicación distribúıda podŕıa ser desplegada,
por ejemplo espećıficas de un proyecto o de alguna
empresa que en determinado momento tenga un pico
alto de consumo de recursos.

Una vez logrado el objetivo principal y consolidada
la infraestructura, se podŕıa ofrecer estos servicios de
cálculo a otras facultades o entidades externas[7].

Como posible ampliación, se puede trabajar en
un modelo de cluster h́ıbrido con máquinas virtua-
les, servidores f́ısicos y balanceadores de carga como
alternativa a la actual implementación. También se
pueden iniciar otras imágenes sobre las máquinas vir-
tuales para implementar nuevas funcionalidades.

Un estudio en profundidad en lo referente a
seguridad permitiŕıa resolver los posibles fallos o
vulnerabilidades del sistema, en el actual desarrollo
solo se cubren los estándares mı́nimos necesarios.
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Execution of the P2PSP protocol in parallel
environments

Cristobal Medina-López1, J.A.M. Naranjo1, Juan Pablo Garćıa-Ortiz1, L. G. Casado1 and
Vicente González-Ruiz1

Resumen— P2PSP is an application layer protocol
for the real-time streaming of multimedia content over
the Internet, i.e., where the users playback the stream
in a synchronized way. It can be used to build a
variety of live streaming services that ranges from
small hangouts to large IPTV systems. Unlike in
the traditional CS (Client/Server) and CDN (Con-
tent Delivery Network) based video streaming, peer-
to-peer nodes contribute with their upload bandwidth
to the system. For this reason, in general, P2P sys-
tems are much more scalable than those based on the
client/server architecture. This work focuses on ac-
tual executions (not simulations) of P2PSP networks.
Preliminary results regarding buffering time suggest
that the protocol scales well up to several hundreds
of peers, mainly due to its simplicity.

Palabras clave—Peer-to-peer, multimedia streaming,
distributed algorithms.

I. Introduction

PEER-TO-PEER video streaming technology has
been an intensive research field in the last

years with many new proposals appearing. Tak-
ing into account the non-commercial ones only,
we find Overcast [1], PPLive [2], PPStream [3],
CoolStreaming [4], ZIGZAG [5], PRIME [6], Any-
See [7], HotStreaming [8], PALS [9], SplitStream [10],
AnySee [7], Chainsaw [11], Chunkyspread [12],
SPPM [13], DirectedPush [14] and TURIN-
stream [15], including the PPSP IETF proposal [16]
and several other approaches without a specific
name or acronym. Obviously, P2PSP (Peer to Peer
Straightforward Protocol) is another proposal to add
to this long list of solutions. However, before describ-
ing it we highlight some of the features that make it
attractive, specially for the open-source community:

1. P2PSP is not aware of the transmitted content,
the bit-rate, the format, etc. Any type of multi-
media stream can be transmitted without hav-
ing to modify the protocol at all.

2. At least one working implementation of the
P2PSP can be found in Launchpad, at
https://launchpad.net/p2psp. Anyone can
use/modify/expand it for free as long as the
GNU GENERAL PUBLIC LICENSE is ob-
served.

3. P2PSP has a layered architecture. The number
of layers used depends on the final requirements
of the specific instance.

4. The most basic layer (the broadcasting layer) is
simple enough to run the peer process in systems
with very low computing resources (for instance,

1Dpto. de Informática, Univ. Almeŕıa, Agrifood Campus
of International Excellence (ceiA3). Corresponding e-mail:
cristobalmedinalopez@gmail.com.

running several threads or forking processes is
not needed). The rest of layers add function-
ality to the protocol, such as parallel stream-
ing, system integrity and information privacy.
Of course, layers can be modified or new ones
can be added to fulfill the requirements, always
keeping the interface between them.

5. If native IP multicast is available (even lo-
cally, as happens in most of the local networks),
P2PSP can use it, having the same performance
as IP multicast.

6. Under unannounced peer churn, the P2PSP
provides methods for error concealment in the
received stream.1

7. Peers can be hosted in private networks, even
if they are behind symmetric NATs.

8. P2PSP provides video multiresolution (both,
spatially and temporally) and bandwidth-
adaptive streaming services by using simulcast,
scalable video coding and multiple description
video coding.

9. Both, P2PSP and CS/CDN models, can be
mixed in order to build massive systems.

II. The Peer-To-Peer Straightforward
Protocol

A. Layers

P2PSP is organized in four layers, each one incor-
porating additional functionality. Figure 1 depicts
them.

1. Broadcasting Layer (BL): This layer imple-
ments the most basic behaviour of the protocol
and it has been designed to be efficient in trans-
mitting a data-stream from a source node to the
peers of the network.

2. Integrity Layer (IL): In some contexts, the
network needs to overcome hostile peers which
could produce the poisoning of the stream, a de-
nial of service, etc. Those peers will be identified
and rejected from the P2PSP overlay by using
a set of rules defined in this layer.

3. Multi-channel Layer (ML): In contexts
where there is sufficient bandwidth available,
peers can decide to subscribe to more than one
stream (channel) in a given time interval. A
peer that implements this layer interacts with
different, concurrent instances of the Broadcast-
ing Layer.

1Unannounced/non-scheduled peer churn produces a loss of
data in the received stream that is spread along time. Fortu-
nately, error concealment techniques can be used easily.
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4. Privacy Layer (PL): Finally, there is a col-
lection of rules ensuring that the transmitted
stream is played only by authorized peers. This
layer can be useful to implement, for example,
Pay-Per-View (PPV) streaming systems.

Fig. 1

P2PSP layer diagram.

B. The Broadcasting Layer

This layer defines the algorithms and communi-
cation methods governing the entities of a P2PSP
network. In order to describe them, it is convenient
to make some preliminary definitions.

In the Broadcasting Layer, data can be transmit-
ted in two different states:

1. As a stream, i.e., as an endless sequence of
data that transports some kind of information.
Streams are always transmitted over the TCP.

2. As a collection of blocks, being a block a piece
of stream. All blocks have the same size. Blocks
are always transmitted over the UDP. A small
block minimizes the average latency of the trans-
mission but also increments the underlying pro-
tocols (UDP/IP/data-link) overhead, and vice
versa. In any case, the block size should not ex-
ceed the MTU (Maximum Transfer Unit) of the
transmission links in order to avoid the overload
produced by IP fragmentation.

We also define the following types of entities and
groups of entities:

1. Source (O): It is the producer of the stream
which is transmitted over the P2PSP network.
Typically, it is a streaming server using the
HTTP protocol such as Icecast [17].

2. Player (L): Players request and consume (de-
code and play) the stream. Usually, several
players can retrieve the stream from the source,
in parallel.

3. Splitter (S): This entity receives the stream
from the source, splits it into blocks of the same
size and sends the blocks to peers.

4. Peer (P ): Receives blocks from the splitter
and from other peers, ensembles the stream and

2, 5, · · · 2, 5, · · ·

2,5,···

3, 6, · · ·1,
4,
· · ·

3, 6, · · ·

1, 4, · · ·

1, 4, · · · 3, 6, · · ·

3,
6,
· · ·1, 4, · · ·

2,5,···
P1 P3P2

S

G

Fig. 2

A P2PSP cluster. Arrows and their labels indicate

the transmission of blocks. S sends one different

block to one different peer which is selected using a

Round Robin model. Peers send each block received

from S to each other peer in the cluster.

sends it to a player. Some blocks are also sent
to other peers (see below). Notice also that the
player and the peer usually run on the same ma-
chine.

5. Gatherer (G): The gatherer is a special peer
that sends blocks neither to other peers nor to
the splitter. It only receives a sequence of blocks
and (optionally) resends them as a stream to a
player. Its function is explained below.

6. Repeater (R): Repeaters receive a stream and
simply re-transmit it.

7. Cluster (C): A cluster is formed by a splitter,
a gatherer and zero or more peers (see Figure 2).

8. Overlay: An overlay is the union of one or
more clusters. These clusters can be connected
by repeaters.

B.1 BL rules

1. Block scheduling: When the cluster is empty,
all blocks are transmitted from the splitter to
the gatherer. Otherwise, all blocks are transmit-
ted from the splitter to the peer(s), then among
peers and finally to the gatherer (see Figure 2).
The splitter sends the n-th block to the peer Pi

if
(i + n) mod |C| = 0, (1)

where |C| is the number of peers in the cluster.
Next, Pi must forward this block to the rest of
peers of the cluster and the gatherer. Blocks
received from other peers are not re-transmitted.

2. Content unawareness: The P2PSP does not
known the nature of the stream. However, at the
beginning of the transmission, a stream header
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can be transmitted over the TCP in case the
player needs it.

3. The list of peers: Every node of the cluster
(except for the gatherer) knows the endpoint (IP
address and port) of the rest of nodes in the
cluster. A list is built with this information,
which is used by S to send the blocks to the
peers. Peers use this list to forward the received
blocks to other peers and the gatherer.

4. IP multicast mode: If native IP multicast is
available, the cluster can be configured to use it.
In this case, S uses an IP multicast address and
port where all peers of the cluster and the gath-
erer wait to receive blocks. In this mode, the
list of peers maintained by every peer is always
empty and stream blocks are not forwarded by
them.

5. Free-riding control in peers: Each peer as-
signs a counter to each other peer of the cluster.
When a block is sent to a peer, its counter is
incremented and when a block is received from
it, its counter is reset. If a counter associated
to a peer Pi reaches a given threshold, Pi is
deleted from the list and it will not be served
any more. Notice that the gatherer does not
need this mechanism because it does not for-
ward blocks.

6. Peer arrival: An incoming peer Pi must con-
tact with the splitter in order to join the cluster.
After that, the following steps are carried out:

(a) The splitter appends Pi to the end of his list.
(b) The splitter sends to Pi, using the TCP, his

list of peers. Pi starts sending to the rest of
peers a message (an empty block) in parallel
with the reception of the list of peers, in or-
der to introduce Pi to the cluster as soon as
possible.

(c) A peer Pj inserts the peer Pi in his list as
soon it receives a message from Pi.

7. Peer departure: Peers are required to send
a “goodbye” message to S when they leave the
cluster, so S can stop sending blocks to them
in a natural way. If a peer Pi leaves without
notification no more blocks will be received from
it. This should trigger the following succession
of events:

(a) The free-riding control mechanism will re-
move Pi from the list of peers at Pj , i 6= j.

(b) Pj , i 6= j, will complain to S about blocks
that likely S has sent to Pi, because they
have not been received them (the complaint
method is explained below).

(c) S will delete Pi from his list (see rule 11 be-
low).

8. Buffering: Blocks in transit can suffer differ-
ent transmission delays due to jitter2. Moreover,
they can arrive out of order. For this reason, S
numbers every block (see Figure 3) with a 16-
bit incrementing positive index. Peers and the
gatherer store the received blocks in a buffer.

2Variations in network latency.

0 · · · 15 16 · · · 8207
Block number (2 bytes) Stream block (1024 bytes)

Fig. 3

A BL block. The first field (16 bits) is the block

number and the second field, the stream block (in

this example is 1024 bytes long).

The size in blocks of the buffer b is the same in
each peer.

9. Relation between buffer size b and block
index upper bound m: Due to practical rea-
sons, there is an upper bound to the block index
(preferably a power of two). In order to mini-
mize the probability of receiving two or more
blocks with the same number (remember that
blocks can be reordered in transit), m must be
a multiple of b verifying m > b.

10. Block tracking: S remembers the block in-
dex sent to each peer among the last b blocks.
This is necessary to identify unsupportive peers
(free-riding). On the other hand, peers can
guess a lost block’s index by counting buffer slots
since the closest received block in the buffer.

11. Free-riding control in S: In an ideal sce-
nario, every peer (and also the gatherer) should
receive all blocks sent by S. However, in real
P2PSP overlays, blocks can be lost due to a
number of causes: noise and physical failures in
the networking infrastructure, peers leaving the
cluster without notification and what it is more
likely, peers suffering a temporary reduction of
their upload bandwidth 3. In any of those cases,
the number of lost blocks should be kept as small
as possible.
Peers become aware of a block loss at the time
of sending it to the player. When a block is
missing, peers send to S a message for specifying
its index (obviously, G does the same). Using
this information, S finds out unsupportive peers.
When peer Pi accumulates more than (|C|)/2
complaints then Pi is deleted from the list of
peers of S and it is not served any other block.
This implies recalculating (1).

12. Blocks re-transmission: As it was ex-
plained in the previous rule, blocks sent to un-
supportive peers will be most likely lost and a
large part of the cluster will complain about
that. S will detect this problem because it will
receive a large number of messages with the
same (lost) block index. Under this situation,
if enough bandwidth is available, S may resend
to peers, using again the Round-Robing pattern,
the missing blocks just as if they were new. Note
that, due to the fact that peers may be slightly
asynchronized, some peers could receive these
lost blocks on time and therefore would not com-
plain.

3The Internet is a shared medium and therefore the load of
the network influences communication capabilities of peers.
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13. Congestion control: If IP multicast is not
available, each peer sends blocks using a con-
stant bit-rate strategy to minimize the conges-
tion of its uploading link. The rate of blocks that
arrive to a peer is a good metric for performing
this control in networks with a reasonable low
packet loss ratio. If multicasting is available,
peers do not send blocks to the multicast chan-
nel (the splitter does all the work).

C. The Integrity Layer

The IL (Integrity Layer) is responsible for fight-
ing against possible custom implementations of peers
that might be specifically designed to attack a
P2PSP network. More specifically, this layer serves
as a barrier against Denial of Service attacks. We
identify and neutralize two main attacks that might
end in a service interruption situation.

C.1 DoS by starvation, DoS by report

An attacker (or a pool of attackers) might try to
induce a denial of service situation if it joins the clus-
ter but does not send any block. If this happened, all
nodes of the cluster would complain about the lost
blocks after a given period of time, that depends on
the buffer size and the bitrate of the stream. Under
this situation, the splitter will remove the malicious
peer from the cluster and will reject further connec-
tions from the same endpoint.

Note that, when adopting such a report-based
system, a complementary attack might be devel-
oped too: a pool of attackers might report a well-
deliberated peer in order to expel it from the net-
work. To prevent this, the splitter should only accept
to take actions against reported peers if more than
a fixed number of peers have complained (i.e. estab-
lishing a report-honesty threshold). If this threshold
is set to a high value (for example, 75% of peers in
the cluster), then an attacker should need to virtu-
ally control the cluster in order to expel any given
victim (see Section II-B, point 11).

With the aim to make these types of attacks more
difficult, the splitter allows only one connection from
the same IP address. Therefore, an attacker that is
behind a NAT will have only one shot (if the NAT
does not renegotiate its public IP address). Obvi-
ously, this provokes that two or more well-meaning
peers that are in the same private network can not
connect to the same cluster. An efficient solution to
this problem is to create a private cluster for all peers
behind a given NAT.

C.2 DoS by stream spoiling

Another possible attack consists on the injection of
fake information into the cluster. This can be caused
by a custom peer sending poisoned blocks 4. A way of
tackling this problem is by inserting (and removing

4A poisoned block is a block that seems to be OK, but which
the sender has changed in such a way that when played, intro-
duces no information (for example, a block filled with zeroes)
or even wrong information.

0 · · · 15 16 · · · 8223
Priority (2 bytes) BL block (1026 bytes)

Fig. 4

A ML block is a concatenation of a BL block and a

16-bit priority number.

after a given period of time) one o more “trusted-
peers”. These peers are authenticated as trusted to
the splitter, but not to the rest of peers (the behavior
of a trusted-peer is identical to any other peer mak-
ing impossible for a poisonous peer to know these
special peers). The source sends to trusted-peers the
hash code of randomly chosen blocks using a reliable
transmission protocol (note that the poisonous peer
is not aware of which blocks were selected). If a poi-
sonous peer sends an altered block to a trusted-peer,
it will detect the change using the hash code and will
notify the source, which will eject the poisonous peer
from the cluster.

D. The Multi-channel Layer

P2PSP may broadcast different channels (streams)
over distinct (unconnected) clusters. If the user’s
machine supports multiprocessing then it can run
several peers in parallel, having one peer per sub-
scribed channel. To enable this, no extra functional-
ity needs to be added to the BL: the only essential
requirement is the network providing sufficient band-
width.

However, this condition may not be always true.
If this happens, one or more (multi-channel) peers
could be ejected from a cluster because they are iden-
tified as unsupportive peers. In order to minimize
this drawback, the ML (Multi-channel Layer) intro-
duces a new encapsulation scheme (see Figure 4) and
a new type of node, the Multichannel Scheduler (M).

Peers that implement the ML must label each BL
block. This label is a 16-bit positive integer num-
ber that represents a priority, being zero the highest
one. ML blocks are sent to M which basically imple-
ments a FIFO priority queue of blocks. Each time
a new ML block is received by M , it sorts them by
priority and next, by block number. Thus, if there
is not enough bandwidth to transmit all blocks, the
user stops receiving those channels that have been
assigned a lower priority.

E. The Privacy Layer

The top layer deals with privacy-related issues.
Many content providers offer pay-per-view channels
as part of their services. From a technical point of
view, this implies having a Key Server that ciphers
the stream with a symmetric encryption key and de-
livers such key to authorized members only. How-
ever, this is not enough: it is crucial that the Key
Server renews the encryption key after the expiration
of a peer’s authorization period so the stream can not
be decrypted any more by the peer (this feature is
called forward secrecy). In addition, if we want to
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play on the safe side then the Key Server should re-
new the encryption key after a peer purchases an au-
thorization period (if the key remained the same then
the peer might decrypt previously captured stream
packets for a later playback): this feature is called
backward secrecy. The associated renewal process is
not trivial and is carried out by a secure multicast
protocol. In order to alleviate the overhead incurred
by avalanches of peers entering and leaving the au-
thorized group (for example, at the beginning of a
high interest event such as The Olympics) key re-
newal can be performed on a batch manner, i.e. re-
newing the key at a given fixed frequency rather than
on a per arrival/exit basis. Finally, key renewal mes-
sages should be authenticated by means of a digital
signature or other alternative methods [18].

Many secure multicast protocols exist in the liter-
ature, for example [19], [20], [21], [22] (see [23] for
a survey). Here we suggest the implementation of
a protocol by Naranjo et al [24]. In it, every au-
thorized peer receives a large prime number from
the Key Server at the beginning of its authorization
period (this communication is done under a secure
channel, for example SSL/TLS). For every renewal,
the Key Server generates a message containing the
new key to be used by means of algebraic opera-
tions: all the authorized primes are involved in this
message generation process, and the key can only be
extracted from the message by a peer with a valid
prime. This protocol is efficient and suits P2PSP ar-
chitecture in a natural way: every splitter can act as
a Key Server for its own cluster. Hence, the stream
would be first transmitted among splitters (possibly
encrypted with a different key, shared by the split-
ters). Within each cluster, its corresponding splitter
would control the encryption and key renewal pro-
cess.

III. Experiments

We are currently in the process of testing our afore-
mentioned implementation of P2PSP at Launchpad.
The first experiments are being done in one Intel
Core i5 CPU 660 @ 3.33GHz × 4 with 4 GB RAM.
A single cluster is run, including a splitter, a gath-
erer and a group of peers, each one being a differ-
ent thread within the same machine. For now, we
are testing the average buffering time of a peer un-
der flash crowd conditions (i.e. a large number of
peers joining the cluster in a small period of time).
By buffering we mean filling half the peer’s buffer of
stream blocks. Checking this metric for increasing
cluster sizes can give an idea of the protocol’s scal-
ability. Figure 5 shows the average buffering time
for different cluster sizes and different buffer lengths.
Buffer lengths are measured in stream blocks, each
block being 1024 bytes long. Even though real net-
work latencies do not occur in our experiments, some
properties of the protocol can be appreciated. For
example, the plot makes clear that peers’ buffering
time is unaffected by flash crowds and growing audi-
ences, therefore suggesting that our protocol scales

well.
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Buffering time for 32 and 256 blocks buffers.

Our intention is to measure different properties of
the protocol, like buffering time, presence of jitter,
and quality of service (QoS) under a variety of cir-
cumstances (in stable configurations, in flash crowds,
with some churn, while splitting and merging clus-
ters, etc). Larger experiments will be made in our
computer clusters at the High Performance Comput-
ing - Algorithms research group.

IV. Conclusions

Here we presented the P2PSP peer-to-peer stream-
ing protocol. It is composed of a set of roles and rules
arranged into four layers, each one with its own dif-
ferent purpose. Undoubtedly, the most important
one is the Broadcast Layer, since it is at the core
of the protocol and defines the rules for the most
basic type of communication: one-to-many. The
other layers allow to establish many-to-many com-
munications, set different kinds of cluster configu-
ration, provide different types of service (e.g. multi-
layer encoding for scalable quality, video-on-demand,
etc.), assure the integrity of the streamed content
and, finally, allow to establish access control rules
for privacy-aware scenarios or pay-per-view services.
We are in the process of testing the protocol, and
show preliminary experimental results regarding the
average buffering time of peers with different cluster
sizes and buffer lengths. These results suggest that
the protocol is scalable. Our goal is to extend our
experiments to a high-performance multi-core com-
puter in order to verify the protocol’s behaviour in
larger clusters.
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Estudio de la Eficiencia Energética en
Big-Data Clouds Basados en Hadoop

Javier Conejero, Carmen Carrión y Blanca Caminero 1

Resumen— La eficiencia energética es una de las
principales razones por la que empresas, universi-
dades y centros de investigación están migrando a la
computación Cloud. Es posible conseguir una mayor
eficiencia energética (comparado con un despliegue lo-
cal) gracias al despliegue centralizado de un Cloud en
un centro de datos. Además, la tendencia creciente
del precio de la enerǵıa hace que los costes opera-
cionales de explotación de los entornos Cloud sean
cada vez mayores. En este trabajo, investigamos y
analizamos el consumo energético de un conjunto de
máquinas virtuales haciendo uso de Hadoop, sobre un
Cloud basado en OpenNebula. La carga de trabajo
utilizada una aplicación que analiza los sentimientos
de mensajes asociados a Tweets. Nuestro objetivo es
comprender la relación entre eficiencia energética y
rendimiento para este tipo de cargas de trabajo.

Palabras clave—Computación Cloud, Consumo ener-
gético, Hadoop, OpenNebula, Big-Data.

I. Introducción

UNA gran cantidad de compañ́ıas (de diferente
tamaño y experiencia) están adoptando o mi-

grando a la tecnoloǵıa Cloud en sus procesos de
negocio, principalmente motivados por la reducción
de costes por despliegue y gestión de la infraestruc-
tura de computación. Al mismo tiempo, las preo-
cupaciones por el medio ambiente (principalmente
en centros de cálculo) han motivado la necesidad de
optimizar la eficiencia energética de sus infraestruc-
turas de cómputo y considerar fuentes de enerǵıa
ĺımpias, como la solar o la eólica. Estos hechos provo-
can importantes retos, sobre todo en cuanto al en-
tendimiento de cómo proveer servicios Cloud energé-
ticamente eficientes a los usuarios finales.

Con la creciente subcontratación de servicios o ca-
pacidades computacionales, en Cloud surge la necesi-
dad de especificar acuerdos de nivel de servicio (Ser-
vice Level Agreements (SLAs)). Estos SLAs suelen
incluir soporte para negociar el pago por el uso de
los servicios ofrecidos. Hoy en dia es un reto de-
terminar cómo y qué parámetros especificar en los
SLAs, para posteriormente monitorizar su conformi-
dad en entornos Cloud, donde es dif́ıcil garantizar el
rendimiento (debido al uso de la virtualización y al
mapeo variable entre recursos f́ısicos y virtuales). La
demanda para incluir métricas o parámetros de efi-
ciencia energética en los SLAs crece cada vez más,
de forma que tanto cliente como proveedor puedan
negociar sus requisitos teniendo en cuenta las preo-
cupaciones medioambientales.

Consecuentemente, hay un interés creciente en fo-

1Instituto de Investigación en Informática de Al-
bacete (I3A), Universidad de Castilla-La Man-
cha, e-mail: {Francisco.Conejero, Carmen.Carrion,
MariaBlanca.Caminero}@uclm.es

mentar la sostenibilidad de la computación Cloud [1].
Y por lo tanto, es necesario mejorar las técnicas de
eficiencia energética en todos los niveles de los cen-
tros de cálculo (desde el balanceo de carga de trabajo
entre recursos hasta los sistemas de refrigeración).

Aśı pues, la clave para diseñar un centro de cálculo
respetuoso con el medio ambiente es comprender el
comportamiento de todos los sistemas que conforman
la infraestructura Cloud, desde el hardware desple-
gado hasta las poĺıticas de explotación de cada re-
cursos. Esto es realmente dificil dada la complejidad
de estos sistemas.

Hay también un gran interés en la utilización de
las infraestructuras Cloud para realizar análisis sobre
ingentes cantidades de datos (conocidos como “big–
data”) haciendo uso de aplicaciones como Hadoop.
Hadoop [2], [3] es una herramienta para la ejecución
de aplicaciones sobre “big–data” en grandes clusters
haciendo uso del paradigma Map/Reduce [4]. Se
ha convertido una herramienta muy popular para
abordar los problemas de escalabilidad del análisis
a traves de grandes cantidades de datos, las cuales
no pueden ser procesadas por paradigmas o tec-
noloǵıas tradicionales. Además, se ha convertido en
una herramienta importante para la evaluación de
rendimiento (benchmark [5]) de sistemas distribui-
dos debido a sus altos requisitos de almacenamiento,
cómputo y red.

Comprender cómo desplegar Hadoop de forma efi-
ciente a través de un entorno Cloud sigue siendo
un reto importante, debido fundamentalmente a que
los parámetros de la infraestructura Cloud y con-
figuraciones de clusters virtuales son muy variados
y pueden influir en el rendimiento de Hadoop, aśı
como en el uso de los recursos. La carencia de mode-
los de comportamiento para la gestión de los recur-
sos proporciona la oportunidad de considerar varias
técnicas de optimizacion del uso de recursos asocia-
dos al Cloud. El objetivo de este trabajo es abor-
dar este reto, determinando cómo se puede utilizar
Hadoop sobre un entorno Cloud, aśı como realizar
la monitorización del consumo energético para opti-
mizarlo.

La principal motivación de este art́ıculo es com-
prender el impacto de la computación de alto
rendimiento (como Hadoop) en el consumo energé-
tico en entornos Cloud, y validarlo a través de un
ejemplo de procesamiento de “big–data”. Nuestro
propósito en este trabajo es describir cómo el con-
sumo energético: (i) puede ser monitorizado, com-
prendido (prestando especial atención en la variabili-
dad experimentada a través de múltiples ejecuciones
de la carga de trabajo) y expuesto al usuario; (ii)
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puede estar relacionado con el número de máquinas
virtuales (MVs) y la carga de trabajo, y (iii) obtener
un modelo de comportamiento del mismo.

El presente art́ıculo se estructura en cinco sec-
ciones. En la Sección II se muestra el trabajo rela-
cionado. A continuación, en la Sección III se des-
cribe la infraestructura, carga de trabajo e instru-
mentación utilizadas. En la Sección IV se presentan
los resultados obtenidos sobre el comportamiento, y
en la Sección V se sintetiza el modelo de compor-
tamiento observado. Finalmente, las conclusiones y
trabajo futuro se presentan en la Sección VI.

II. Trabajo Relacionado

El consumo energético en entornos de computación
es considerado un tema crucial hoy en d́ıa, y especial-
mente en computación Cloud, donde se han realizado
esfuerzos significativos [6].

Compañ́ıas como APC (Schneider electric) [7] y
VMware [8] han diseñado modelos de consumo ener-
gético estáticos para ayudar a los clientes a deter-
minar el consumo energético de una determinada
computadora (dependiendo de sus componentes in-
ternos) o evaluar las necesidades para un Sistema
de Alimentación Ininterrumpida (SAI). Este tipo de
propuestas se basan en bases de datos de consumo
de componentes computacionales y carecen de infor-
mación relacionada con la carga de trabajo y su com-
portamiento.

También hay varias propuestas que sugieren el
desarrollo de una arquitectura Cloud [1], [9] para
proveer y utilizar mecanismos de ahorro energético
(tales como mejoras en la planificación o balanceo de
carga en función del consumo monitorizado), garan-
tizando el rendimiento desde el punto de vista del
usuario.

Otras propuestas van más allá e intentan distribuir
la carga de trabajo entre centros de trabajo geográ-
ficamente dispersos [10], de forma que se exploten
diferentes fuentes de enerǵıa renovables dependiendo
de las condiciones meteorológicas.

También hay trabajos centrados en la eficiencia
energética de Hadoop en clusters. En [11], los au-
tores resumen los principales problemas e ineficien-
cias inherentes al paradigma Map/Reduce, mientras
que en [12] y [13] se proponen mecanismos para el
ahorro energético en el sistema de ficheros utilizado
en Hadoop (HDFS) y en su planificador de trabajos,
conocidos como GreenHDFS y GreenHadoop respec-
tivamente.

En [14], los autores exploran el impacto de los clus-
ters haciendo uso de Hadoop en términos térmicos.
Proponen un planificador para Hadoop centrado en
la minimización de la disipación de calor mediante
el balanceo de la carga entre clusters de forma que
se mantengan por debajo de un umbral térmico
definido. La identificación de un umbral de operación
adecuado sigue siendo un gran reto.

También hay especial interés en la especifi-
cación de métricas sobre consumo energético en los
SLAs. Por ejemplo, en [15] se identifican diversos

parámetros que podŕıan ser utilizados en un SLA.
Una métrica ampliamente utilizada para medir

la eficiencia energética es Power Usage Effective-
ness (PUE), desarrollada por la asociación Green
Grid [16]. El PUE representa el ratio de la cantidad
de enerǵıa introducida en un centro de datos divi-
dida entre la potencia utilizada para hacer funcionar
la infraestructura, siendo 1 el valor ideal. Particu-
larmente, el trabajo presentado en este art́ıculo es
mucho más detallado que calcular el PUE, dado que
nuestra propuesta pretende determinar cómo el con-
sumo energético puede estar asociado con una confi-
guración de MVs y carga de trabajo particular. El
resultado de este trabajo puede ser utilizado poste-
riormente para realizar un análisis de un PUE dife-
rente teniendo en cuenta una carga de trabajo con-
creta.

III. Entorno Cloud

El objetivo de nuestro trabajo es caracterizar el
consumo energético de Hadoop sobre un entorno IaaS
(Infrastructure as a Service) Cloud. En la presente
sección se describe la infraestructura sobre la que se
ha realizado la validación. También se describen la
carga de trabajo y la instrumentación utilizada.

A. Infraestructura Cloud

La infraestructura Cloud utilizada en este trabajo
(Figura 1) está compuesta por un cluster de un único
nodo de cómputo. Dicho nodo es un Viglen ix4600
y dispone de 2 procesadores Xeon e5620 (4 Cores
+ hyperthreading cada uno) [17], 24 GB de memo-
ria principal y 4 TB de almacenamiento. El sis-
tema operativo instalado es Linux CentOS 6.2 [18].
Para la gestión y coordinación del entorno Cloud,
disponemos de OpenNebula [19]. OpenNebula es
una aplicación abierta, flexible y extensible para la
constitución de infraestructuras Cloud. Es capaz de
proveer infraestructura como servicio (Infrastructure
as a Service (IaaS)) mediante la gestión de diferentes
sistemas de virtualización (como KVM o XEN, entre
otros). Concretamente, hacemos uso de KVM [20],
el cual proporciona virtualización completa (con so-
porte para extensiones de virtualización de hard-
ware) en Linux y está soportado por RedHat. La
decisión de utilizar un entorno privado es permitirnos
un control absoluto sobre las tareas de medición de
consumo energético.

En este entorno Cloud, desplegamos una apli-
cación para el analisis de datos sociales utilizando
Hadoop a través de clusteres formados por máquinas
virtuales, descrito en la siguiente Subsección.

B. Carga de Trabajo

Los medios (o redes) sociales pueden incluir una
gran variedad de contenidos diferentes, como video
(YouTube), sonido (Spotify), imágenes (Facebook,
Flickr) o incluso texto (Twitter, Facebook). En este
trabajo, hacemos uso de un analizador de textos
a través de Hadoop [2], [3]. Hadoop implementa
el paradigma Map/Reduce [4], en el cual, la in-
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Fig. 1. Infraestructura Cloud.

formación de entrada es dividida en bloques y dis-
tribuida a través de multiples recursos de cómputo
(fase Map), y los resultados son combinados en la
siguiente fase (Reduce). Hadoop también provee
transferencia transparente de datos, mecanismos de
tolerancia a fallos (mediante replicación), y un sis-
tema de ficheros distribuido para almacenar la infor-
mación a través de los nodos de cómputo (HDFS). El
despliegue de Hadoop requiere un cluster (Figura 1),
el cual debe estar formado por un nodo princi-
pal (master) y 1...n nodos de cómputo (workers).
Por lo tanto, para desplegar Hadoop en un entorno
Cloud, es necesario desplegar múltiples MVs y crear
un cluster virtual para Hadoop siguiendo la estruc-
tura definida. La virtualización nos permite confi-
gurar el tamaño y las caracteŕısticas de cada MV.
Además, provee elasticidad, portabilidad y la ca-
pacidad para reemplazar el hardware subyacente de
forma dinámica. Por contra, introduce una sobre-
carga computacional.

El proyecto COSMOS (Cardiff Social Media Ob-
servatory) [21] ofrece soporte a cient́ıficos del área
de las ciencias sociales para el análisis de información
socialmente significativa (por ejemplo, tweets, blogs
y noticias). El volumen de datos producido diaria-
mente por la sociedad requiere una cantidad signi-
ficativa de recursos computacionales. Por ejemplo,
COSMOS recoge sobre 3.5 millones de tweets diaria-
mente (∼1% del total). Para realizar un análisis lon-
gitudinal de una opinión pública o sentimiento, o so-
bre un evento social significativo (como una campaña
poĺıtica, cambio de legislación, evento deportivo de
impacto, etc.) puede ser necesario recopilar datos
durante varias semanas, lo cual representa un gran
volumen de datos. Realizar este analisis en un orde-
nador común es inviable. En consecuencia, es nece-
sario optimizar el analizador para mejorar o con-
seguir tiempos aceptables de respuesta. Para esto, se
ha desarrollado una aplicación capaz de ser ejecutada
mediante Hadoop para escalar los análisis y extraer el
sentimiento de cada tweet. Concretamente, este pro-
ceso hace uso de la herramienta SentiStrength [22].

Se trata de un proceso muy pesado computacional-
mente.

Esta aplicación representa una carga realista para
estresar la infraestructura Cloud definida en la
Sección III-A utilizando diferentes configuraciones
para clusters virtuales.

Para las pruebas realizadas en este trabajo, se ha
utilizado un volumen de datos correspondiente a 15
millones de tweets, el cual representa más de 2GB de
datos en ficheros de texto plano.

C. Instrumentación y Monitorización

En este trabajo, nos centramos en el consumo
energético del nodo de cómputo completo. Para
obtener su consumo energético es necesario disponer
de un dispositivo de monitorización externo (esta
métrica no se puede obtener mediante software). Hay
múltiples productos comerciales para esta finalidad
y los más utilizados son Kill-A-Watt1 y WattsUp2.

A nuestra disposición tenemos el medidor
WattsUp PRO para monitorizar y almacenar toda la
información relacionada con el consumo energético.
Debe estar situado entre el enchufe y la fuente de ali-
mentación del nodo de cómputo (Figura 2), y por lo
tanto, es necesario disponer de un segundo ordenador
para obtener la información de monitorización alma-
cenada en la memoria del WattsUp PRO. La razón
por la que elegimos WattsUp PRO en vez de Kill-A-
Watt es porque éste último carece de capacidad de
almacenamiento (necesario para largos peŕıodos de
monitorización).

La frecuencia de monitorización ha sido estable-
cida en una muestra por segundo para todos los ex-
perimentos.

Fig. 2. Monitorización del consumo energético.

IV. Comportamiento del Sistema

Para comprender el comportamiento del consumo
energético, diseñamos varios experimentos, cuyos re-
sultados se muestran en las siguientes subsecciones.
Nuestra propuesta está formada por tres partes:

1. Consumo Energético Básico: Se monitoriza el
consumo energético del funcionamiento del clus-
ter. Esto incluye el arranque y apagado del

1http://www.p3international.com/products/special/
p4400/p4400-ce.html

2https://www.wattsupmeters.com/secure/index.php
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sistema, aśı como el mantenimiento en fun-
cionamiento sin carga de trabajo.

2. Rango de Consumo Energético: Esta etapa está
centrada en obtener el rango de consumo ener-
gético, es decir, el consumo máximo y mı́nimo.

3. Consumo Energético con Carga de Trabajo:
Esta etapa requiere la monitorización con dife-
rentes cargas de trabajo.

Un desarrollo más completo y detallado se puede
encontrar en [23].

A. Consumo Energético Básico

Esta etapa se centra en el análisis de la demanda
energética del sistema descrito en la Sección III-A
sin ningún tipo de carga de trabajo. El perfil de con-
sumo energético, ilustrado en la Figura 3, se com-
porta según lo esperado: particularmente alto du-
rante el arranque y apagado, y estable una vez ha
arrancado (y estabilizado). Hay un incremento no-
table de consumo durante el arranque, que se esta-
biliza justo después de terminar de cargar el sistema
operativo, y entonces el sistema alcanza un nivel es-
table (∼105 Vatios (W)). El apagado representa una
carga a tener en cuenta dada la necesidad de detener
todos los servicios del sistema operativo para un apa-
gado controlado.

Además, mientras el servidor está apagado se ob-
serva un consumo de ∼10 W, que se corresponde al
estado standby. Puede parecer un consumo muy bajo
para un único servidor, pero debe tenerse en cuenta
en grandes infraestructuras, dado que se incrementa
linealmente con el número de servidores.

Fig. 3. Resultados de Simulación.

B. Rango de Consumo Energético

En esta etapa, medimos el rango de consumo
energético del servidor. El consumo del servi-
dor durante la fase estable determina el consumo
mı́nimo requerido por el servidor (estando disponible
y preparado para alojar MVs). Pero para obtener
el nivel máximo de consumo es necesaria una carga
de trabajo capaz de explotar los recursos del servi-
dor al máximo. El algoritmo criptográfico MD5 (The
MD5 Message-Digest Algorithm) [24] destaca en esta
tarea, fundamentalmente ejecutado en múltiples hi-
los de forma simultánea.

Los resultados obtenidos por la ejecución de
múltiples hilos MD5 muestran que el uso de CPU

se incrementa conforme se aumenta el número de hi-
los, alcanzando la utilización máxima con 16 hilos,
y manteniendo la utilización al 100% para valores
mayores. A través de este experimento hemos en-
contrado el consumo energético máximo del servidor,
establecido en 268 W.

Una vez medidos los ĺımites máximo y mı́nimo de
consumo, aśı como el coste de arranque y apagado
del servidor, procedemos a medir el consumo bajo la
carga de trabajo definida en la Sección III-B.

C. Consumo Energético con Carga de Trabajo

Esta etapa se centra en el análisis del compor-
tamiento del sistema bajo una carga de trabajo rea-
lista basada en Hadoop, en diferentes clusters vir-
tuales. En este escenario, se modifica el número
de workers y sus caracteristicas, mientras que se
mantiene constante la cantidad de recursos asigna-
dos para todos los clusters virtuales. La evaluación
se realiza con 4 configuraciones diferentes (Tabla I).

TABLA I

Configuraciones de los clusters virtuales

Conf. # MVs CPU RAM HDD
MV (GB) (GB)

Master 1 20% 6 100

1 Worker 1 70% 14 200
2 Workers 2 35% 7 100
4 Workers 4 17,5% 3,5 50
8 Workers 8 8,75% 1,75 25

Estas configuraciones de clusters virtuales están
diseñadas para maximizar el uso de la infraestruc-
tura Cloud, reservando un 10% de CPU y 4 GB de
memoria principal para el sistema operativo y herra-
mientas de gestión. Cada configuración es evaluada
independientemente de las demás. Todas las MVs
que forman los clusters virtuales disponen de Ubuntu
10.04.

Cualquier cluster virtual desplegado añade una
sobrecarga al servidor. Es decir, para configura-
ciones con más máquinas virtuales, se observa un
aumento en el consumo energético, incluso sin es-
tar procesando ningún tipo de carga de trabajo
(Figura 4). Los resultados obtenidos muestran el
máximo y mı́nimo consumo experimentado (ĺıneas
verticales) y el 90% de los valores observados (caja).
Por lo tanto, el tamaño del cluster virtual también
tiene un impacto en el consumo energético, incluso
sin procesar aplicaciones para Hadoop.

A continuación, se ejecuta la carga de trabajo so-
bre los clusters virtuales (Figura 5).

Se observa que se alcanza el máximo consumo
energético con 8 MVs. Pero se observa una correla-
ción entre el tamaño del cluster virtual y el consumo
energético.

El tamaño del problema (cantidad de tweets), y
en consecuencia la longitud de las ejecuciones, re-
ducen la variabilidad en el consumo (evolución entre
la Figura 5(a) y la Figura 5(b)). Esto facilita la
predicción de consumo energético.
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a) 1.000.000 Tweets b) 15.000.000 Tweets

Fig. 5. Consumo Energético del Análisis de Sentimientos mediante Hadoop en el Cloud.

Fig. 4. Consumo de los Clusters Virtuales sin Carga.

Más espećıficamente, la variabilidad observada se
comporta de dos maneras diferentes dependiendo de
la cantidad de tweets o del número de MVs. Repi-
tiendo el experimento para la misma cantidad de
tweets, pero incrementando el n◦ de MVs, se observa
que la variabilidad aumenta en todos los casos. Por
otro lado, para la misma cantidad de MVs, el in-
cremento de tweets resulta en una reducción en la
variabilidad.

V. Caracterización del Consumo
Energético

Sintetizando los resultados obtenidos en la
Sección IV, podemos identificar un perfil de consumo
energético (Figura 6). Se observan seis niveles de
consumo claramente definidos y diferenciados. Estos
niveles están condicionados por las caracteŕısticas del
sistema utilizado, aśı como por el sistema de virtua-
lización elegidos. Dado que puede haber variaciones
en el consumo energético para cada nivel, considera-
mos un valor medio para representar gráficamente el
modelo.

El primero de los niveles observados (W1) se co-
rresponde con la máquina f́ısica conectada a la red
eléctrica pero apagada. Se conoce como modo
Standby y se observa un consumo en este estado.
Aunque puede parecer pequeño comparado con el
consumo durante el funcionamiento, es importante
tenerlo en cuenta. A continuación, se observa un
gran incremento en el consumo durante el arranque
de la máquina f́ısica (W2), pero está temporalmente
acotado (y puede ser reducido haciendo uso de dis-
cos duros de almacenamiento sólido (SSDs) y memo-

Fig. 6. Perfil de Consumo Energético.

ria principal más rápida). Una vez ha terminado de
arrancar y todos los servicios del sistema operativo
están cargados, se alcanza el nivel preparado (W3), en
el cual la máquina está preparada para alojar MVs.

Cuando se despliegan las MVs, se identifican dos
niveles de consumo: el primero como consecuencia
del despliegue y estado ocioso de las MVs (W4) (in-
crementando el consumo debido al aumento de pro-
cesos), y el segundo como consecuencia de las ejecu-
ciones de la carga de trabajo mediante Hadoop (W5).
Como ha sido observado en los experimentos realiza-
dos en este trabajo, Hadoop estresa el sistema, y en
consecuencia, el consumo energético aumenta signi-
ficativamente (alcanzando incluso el máximo).

La finalización de la carga de trabajo hace que el
sistema vuelva al estado W4. El sistema se encuentra
preparado para procesar más trabajos. Si las MVs
se detienen, el sistema vuelve al estado ocioso (W3)
y el sistema puede alojar otras MVs (u otro cluster
virtual) o ser detenido.

Finalmente, la máquina f́ısica puede ser detenida
y vuelve al modo Standby (W1), y como consecuen-
cia de la necesidad de detener los servicios asociados
al sistema operativo, se observa un incremento en
el consumo (W6), aunque al igual que el arranque
también está acotado temporalmente.

La metodoloǵıa propuesta y utilizada en este
art́ıculo puede ser extrapolada a otras infraestruc-
turas Cloud, pero la caracterización de la enerǵıa (aśı
como los niveles identificados) no puede ser generali-
zada para ellas. Sin embargo, observamos la misma
tendencia cuando se despliega OpenNebula, KVM y
Hadoop en otras máquinas f́ısicas.
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La información que este modelo provee puede ser
utilizada para seleccionar y posteriormente optimizar
las poĺıticas de despliegue. Es decir, decidir cuál es el
cluster virtual óptimo para satisfacer las necesidades
de cada caso, teniendo en cuenta el consumo ener-
gético requerido. Además, ofrece una información
importante para decidir cuándo detener la máquina
f́ısica (dependiendo de restricciones temporales y re-
quisitos de los usuarios) y estimar el beneficio entre el
rendimiento y el correspondiente ahorro energético.

La caracterización expuesta en este trabajo per-
mite tomar estas decisiones para diferentes cargas
de trabajo basadas en Hadoop.

VI. Conclusiones y Trabajo Futuro

El objetivo de este trabajo es caracterizar el con-
sumo energético de aplicaciones “big–data” median-
te Hadoop en entornos Cloud. Y el resultado final
obtenido ha sido la obtención de un modelo de con-
sumo energético.

La principal conclusión obtenida en este estudio
es que hay una relación no lineal entre el número de
MVs, la carga de trabajo, y el consumo energético
observado en la máquina f́ısica. Los resultados mues-
tran la posibilidad de identificar cuántas MVs son
necesarias para obtener un consumo determinado
mediante el modelo obtenido. En consecuencia, des-
plegar y utilizar 8 o más MVs en la misma máquina
f́ısica requiere el máximo consumo energético para la
infraestructura Cloud particular sobre la que hemos
realizado nuestro desarrollo, pero consigue el mejor
rendimiento. Esta infraestructura hace uso de Open-
Nebula, Hadoop y KVM. La metodoloǵıa utilizada
para analizar y comparar el consumo energético (uti-
lizando las tres etapas descritas en la Sección IV)
puede ser adaptada para otras aplicaciones, o incluso
otros entornos Cloud.

Además, hemos analizado la variabilidad en el con-
sumo energético sobre múltiples ejecuciones de la
misma carga de trabajo. Esta variablidad se ve re-
ducida conforme la longitud de las ejecuciones au-
menta. Aśı que, para trabajos cortos, la utilización
de métricas de consumo puede ser restrictiva, in-
cluso en Clouds privados. Sin embargo, la aproxi-
mación que proponemos en este trabajo puede ser
utilizada para incluir métricas tales como consumo
energético en los acuerdos de nivel de servicio, junto
con métricas de rendimiento tradicionales.

Futuras ĺıneas de trabajo son: (i) realizar un es-
tudio similar sobre una infraestructura Cloud dis-
tribuida; (ii) analizar el mapeo entre métricas de
consumo en acuerdos de nivel de servicio y el mo-
delo propuesto; (iii) diseñar e implementar poĺıticas
de gestión eficiente para entornos Cloud a partir del
modelo de consumo energético.
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Effective On-Chip Traffic Compression in
Embedded Systems

Maŕıa Soler1 and José Flich2

Abstract— As technology advances, multiprocessor
systems-on-chip (MPSoCs) increase with the number
of components, relying on an efficient on-chip network
(NoC). As the size of the system increases, NoC per-
formance and power consumption become a central
issue.

In this paper we design compression strategies at
the NoC level reducing the number of transmitted
flits and consequently the energy consumed. The pro-
vided mechanism relies on the abundance of memory
data blocks filled with zeros in the analysed appli-
cations. We provide a hardware implementation for
both compression and decompression at a generic net-
work interface (NI). Results show the effectiveness of
the compression and decompression mechanisms and
the low overhead they introduce. The percentage of
traffic reduced by the compression strategy (it is re-
duced by a factor of 3) justifies the added resources.

Key words— Compression; NoC; Network-on-Chip;
Embedded systems;

I. Introduction

NETWORKS-ON-CHIP (NoCs) [1] have been ac-
cepted as the way to efficiently implement com-

munication inside a chip. In the embedded domain,
multiprocessor systems-on-chip (MPSoCs) are being
implemented, where multiple cores (different IPs)
are integrated and interconnected with a specialized
NoC.

As system size increases, allowed by the technology
evolution, the network becomes a principal compo-
nent, both in terms of performance and power con-
sumption. In this paper we focus on the power con-
sumption of the NoC subsystem.

In this sense, compression of traffic along the NoC
becomes an interesting approach to save power. Data
streams sent through the NoC can be compressed at
injection and decompressed at ejection, saving power
and even latency (shorter messages). This is spe-
cially beneficial for long messages.

We tackle the compression of NoC traffic assuming
a coherence protocol running on top of the NoC. This
is becoming a general trend since ARM-based sys-
tems may accept coherence systems as the baseline
design [2]. So, in this paper block memory transfers
between the memory controller (MC) and the cache
hierarchy have been chosen as the target target for
compression.

A basic network interface (NI) has been taken as
a baseline, thus not adopting any current NI tech-
nology: it only takes into account the existence of a
decoupling buffer at the NI for the injection of pack-
ets, and a reception buffer at the NI for the ejection
of packets. Communication between the core and
the NI is not affected and is completely orthogonal

1GAP, Universitat Politècnica de València, e-mail:
msoler@gap.upv.es

2GAP, Universitat Politècnica de València, e-mail:
jflich@disca.upv.es

to the solutions provided.
Two different solutions may be applied: parallel

and sequential compression. Parallel compression is
more resource demanding, but it is also a better in-
formed technique, allowing for a more effective com-
pression. In parallel compression the end node trans-
fers a whole memory block to the NI (512 bits in
our case), so the NI needs to allocate a message-size
buffer, with the corresponding buffering overhead.
At ejection, however, the NI needs to reconstruct
the message and thus, some extra latency is incurred
before delivering the complete message to the end
node.

The solution we propose is orthogonal to the use
of virtual channels. Indeed, an NoC with different
virtual channels can be built up by physically repli-
cating one VC-less network. Also, the baseline flit
format will be specified and customized to the com-
pression solution provided. Compression information
needs to be injected together with the packets so that
it can be decompressed at destination. Also, infor-
mation for the coherence protocol must be included
(source node address and memory address). Flit size
is assumed to be 32 bits.

With these assumptions, we achieve a high com-
pression rate, thus reducing long-message traffic by
a factor of 3, by introducing an overhead of 8.91% in
area and 24% in power. However, the large compres-
sion factor achieved allows to cancel and even obtain
positive power reductions.

The rest of the paper is organized as follows. In
Section II the Related Work is summarized. Then,
in Section III the compression opportunities per-
formed in the frame of the vIrtical project [3] are
presented. Subsequently in Section IV we introduce
the NI taken as a baseline; in Sections V and we
present our compression strategy; in section VI the
results obtained are show, followed by a discussion
in Section VII closing by briefly acknowledging our
sponsors in Section VIII and giving our final conclu-
sions in Section IX.

II. Related Work

Compression of transmitted information does not
seem to be a largely explored field. There are many
papers on test data compression for NoCs, but on
these papers the data is compressed offline, off the
network, and only decompression is applied in the
NIs. Some examples can be found at [4][5] among
others. Since compression is not performed in the
NoC, the strategies explained in these papers are
not applicable to our needs. Other papers [6] also
deal with compression of the routing table, which
again is not what we were looking for. Some papers
however study NoC compression strategies, which re-
quire special attention. Some examples of these are
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[7][8][9][10][11][12].
In [7], a real-time compression technique that re-

duces the amount of bits sent is presented. The
USBR technique removes the bits which do not
change, and sends some extra information (which
bits change and how long the data block is). This
technique aims at data streams where the most sig-
nificant bits are less likely to change than least sig-
nificant bits, and thus it is not applicable to the type
of data involved in our research.

The authors in [8], integrate compression and de-
compression with a coherence protocol. Basically,
a protocol processing core is included in multi-core
nodes to perform both the coherence protocol, com-
pression and decompression. Avoiding unnecessary
modification of the existing components and inde-
pendence from other components or protocols are
goals that prevent us from chosing an option that
adds an extra core.

In [9] two compression strategies are presented.
The first one, named Cache Compression is per-
formed between the L1 and L2 (inside the cache)
and is meant for storage (squeezing more data in
the same sized cache structure). This strategy is
not transmission-oriented. The second one is called
Compression in the NIs and it consists in compress-
ing the information right before injecting. The pitfall
of this second strategy is that it needs to integrate
such modules in every NI, when it is not necessary
for us, and that it uses a table-based frequent-pattern
compression.

Adaptive data compression for on chip network
performance optimization is presented in [10]. It uses
a table-based strategy, improving it by using shared
tables and pipelining compression and injection of
the flits. It is interesting, but the nature of the data
characteristic to the applications of interest makes
using a table redundant.

A similar approach is shown in [11], except that
instead of frequent patterns, it is based on frequent
values. The authors claim that with a small code-
book for end to end communications, that does not
need to be the same among different cores, they re-
duce power consumption in the router up to a 16.7%.
This proposal is again not applicable to our needs.

Finally, in [12] an interesting proposal is presented:
Although it uses tables (in fact it needs not only com-
pression tables but also candidate ones, increasing
redundancy), it allows to completely eliminate some
transmissions (in the best case), sending only a short
message and using matching status bits in the direc-
tory, which simplifies and fastens miss handling.

The particular solution discussed here is not com-
pliant with any of these found in previous literature.
It is a new proposal based on the massive appearance
of zeros in the applications analysed for the vIrtical
project.

III. Compression Opportunities

In the frame of the vIrtical project, representative
workloads for the targeted architecture were selected
and analyzed, concluding that long strings of only
zeros are very common in traffic between L2 and the
memory controller. Three cases can be distinguished:

• Aligned Consecutively Repeating Patterns
(ACRP), consecutive and aligned to byte size.

• non-Aligned Consecutively Repeating Patterns
(nACRP), consecutive but not necessarily
aligned to byte size.

• non-Aligned non-Consecutively Repeating Pat-
terns (nAnCRP), not necessarily aligned to any
data size nor necessarily consecutive.

Table I shows the percentage of flits transmitted
with the nACRP pattern type, which is the most
frequent one. The table shows the results for two en-
cription applications: sha and aes. The Secure Hash
Algorithm (SHA) is a family of cryptographic hash
functions. In our case sha1 and sha2 are used as test
cases: sha1 is a 160-bit hash function similar to MD5
and sha2 can be further divided into two functions
sha256 and sha512 that differ in word size (32-bit
and 64-bit respectively). Of the various implementa-
tion of the Advanced Encryption Standard (AES) we
chose the mode Encription Code Book (ECB) that
encrypts and decrypts each block separately (in our
case with two block sices, 128-bit and 256-bit).

The table shows that 93.45% of the bits transmit-
ted between L2 and the memory controller fall un-
der the nACRP pattern . Due to flit alignment and
length restrictions, not all these bits will be elimi-
nated, but over 80% of the transmitted information
can in fact be compressed with high resulting bene-
fits.

TABLA I

Comparison nACRP zeros

sha aes-ecb
1 256 512 128 256

93,45 93,26 93,42 92,83 92,74

IV. Baseline Network Interface (NI)

Figure 1 shows the schematic of the NI used as a
baseline. It implements two ports connected to the
network, one in each direction (for injection and ejec-
tion). Injection logic is driven by the node connected
to the network (through the NI) and is specific of the
protocol used (AMBA, AXI, OCP, etc.) Likewise,
the NI has an ejection buffer where messages received
from the network are temporarily stored and deliv-
ered to the node. The logic to read from this buffer
is also protocol dependent. The size of both buffers
will be customized to different configurations, both
in number of slots (1, 2, 4 & 8) and slot width (32 &
558).

The NI has three extra logic blocks, all of them
implemented in the solutions provided. The header
builder logic is in charge of preparing the header of
the flits of the message to be injected. At both sides
of injection/reception flow control logic is also imple-
mented: the Stop&Go protocol. Finally, as shown
in the figure, we add two logic blocks for the com-
pression/decompression solution. These blocks are
intimately linked to the buffers.

The NI evaluated in this work does not sup-
port virtual channels. Indeed, injection and ejection
buffers consist of a single FIFO queue each. To fully
support virtual channels (for correctness) and decou-
ple request and reply messages, both the standard
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Fig. 1. Baseline NI

(not implemented) part of the NI and the network
are replicated. The results obtained for this paper in
terms of area must be multiplied by the number of
virtual channels needed.

Compression logic needs to be applied only to
the channel used by long messages carrying mem-
ory blocks. This motivates also for a design of the
NI in isolation of the virtual channel requirements,
since the final solution will require a NI for the re-
quest layer with no compression logic built-in and a
NI for the reply layer with built-in compression logic.

V. Parallel Compression Strategy

In this section we develop the strategy to compress
messages with a parallel approach, where the whole
message is simultaneously accessed by the NI. Long
packets carry a memory block, which is the target
of our compression strategy. 64-byte memory blocks
are divided in 20 chunks of 25 bits each and a re-
mainder set of 12 bits (the highest order bits of the
memory block). 25-bit chunks have been selected as
it allows a perfect match with the flit and packet
width. If all the bits of a chunk are set to zero,
then the chunk is not transmitted over the network.
In order to support chunks and align them to flits,
we need to define the packet format for long mes-
sages. Since short messages are not compressible,
their packet format has been omitted.

In Figure 2 we see the packet format for long mes-
sages: FT is a two bit flit-type field in every flit; DST
and SRC (7-bit each) are respectively the destination
and source of the message; ADDRhigh is made up of
the most significant half of the memory address (16
of 32 bits), while ADDRlow corresponds to the least
significant half; CM is a command of the of the coher-
ence protocol; CHUNKID is the flit-number (2-21)
and PAYLOAD is the part of the message the flit
carries.

If a memory block with all its bits set to zero ar-
rives, the strategy will only inject into the network
flits 0 and 1. This is the maximum compression
achievable with this strategy. Notice that these two
flits carry extra fields (address, source, destination),
which are typically non-zero.

Fig. 2. Long packet format (memory blocks) for parallel com-
pression

A. Implementation

Figure 3 shows the parallel compression implemen-
tation. When a node requests to inject a new mes-
sage, the injection logic copies the entire message
into the injection buffer (if there is any free slot).
Messages are injected together with control infor-
mation (destination node, source node, and mem-
ory address) thus adding 558 bits in total (packet).
The whole packet is treated as payload, although the
first 60 bits (the first two flits) are never compressed.
Those bits correspond to the source, destination, ad-
dress, and the 12 most significant bits of the message.

The buffer slot is logically divided in chunks of 25
bits, excluding the aforementioned 60 bits (chunks 0
& 1). Chunks 2 to 21 are sent to the OR stage where
all-zero chunks will be detected. The resulting out-
put of the OR stage will be used to compute the flit
type as well as to select the next flit to inject into the
network. This selection drives the multiplexer shown
in the figure. Let us describe each stage details.

Fig. 3. Injection NI with compression (general view)

Figure 4 shows the OR and FT/ID selection
stages. First, a 22-bit register stores the output of
the OR gate for every chunk (notice that the first two
chunks are not computed with an OR gate but are
always set to one). The register (Nz) will keep ac-
count of the chunks that need to be injected (i.e. are
non-zero). This register is written once per message
injected when the message is exposed at the head
of the queue (in the first slot), and can be driven by
the write signal of the buffer. The Nz register output
is now fed to the FT/ID selection logic. This logic
selects the next flit to inject by means of a priority
encoder with all the Nz bits as input. The encoder
selects the most significant bit set to one. The Se-
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lect signal is then used to drive the multiplexer at
the injection port, as well as to reset the appropriate
Nz bit so that, at the next cycle, a different chunk is
selected (if any).

Fig. 4. OR and FT/ID selection stages of compression

In addition, the FT/ID selection logic computes
the flit type (see the table in Figure 2). There-
fore, the complexity lies only in computing which
of the chunks is the tail (last flit to be sent). This is
achieved by an additional priority encoder but this
time the Nz bits are input in reverse order. Hence
the last chunk with the Nz signal set (meaning the
chunk is non-zero chunk) is identified: with a com-
parator of the two outputs of the priority encoders,
upon a match, the last flit being injected is identified
as the tail flit.

The decompression strategy, shown in Figure 5,
is much simpler since we do not need to calculate
anything. When the first flit arrives (with the FT
field set to head) the 30 remaining bits are placed at
the beginning of the reception buffer and the 25-bit
chunks are reset. The second flit is also automati-
cally copied right after. If the second flit is not the
tail, all subsequent flits are placed according to their
flit address (bits 29 to 25 of the flit). The tail flit
activates the end of message signal to indicate that
the message is complete and the buffer slot is full.

Fig. 5. NI ejection with compression mechanism

VI. Evaluation Results

In this section we provide the results when
analysing both performance of the compression strat-
egy, and the overheads of the implemented solutions.
Therefore, we present the results in two separate
parts. In the first part, we provide compression effec-
tiveness by analysing the percentage of traffic being

really compressed. For this, we use our simulation
platform and inject the application memory access
traces obtained in the vIrtical framework. In the
second part, we focus our attention on the implemen-
tation overheads, showing results for area overheads,
operating frequencies, and power consumption esti-
mations of the implemented modules.

The combination of both parts indicates the ef-
fectiveness of the compression solution. After the
evaluation, the discussion section is focused on the
combination of both parts.

A. Compression Rate Achieved

One important aspect of the compression mecha-
nism is its effectiveness. For this, the compression
rate achieved has been analysed by simulation with
gMemNoCsim. The scenario modelled is shown in
Figure 6. Four cores are attached to the same router.
The cores are modelled by private L1 caches. Also,
an L2 cache is implemented and attached to the same
router. The memory controller (MC) is attached to
a neighbour router.

An invalidation directory-based coherence proto-
col with MOESI is implemented. Flit size is set to
32 bits, short messages sized to 64 bits (2 flits) and
long messages sized to 512 bits (block size).

Fig. 6. Simulated scenario

Figure 7 shows the number of flits injected into
the NoC (the traffic between the L2 cache and the
memory controller). There is a significant traffic re-
duction in all the application cases analyzed. On
average, traffic is reduced by a factor of 3.5.

Fig. 7. Number of flits injected into the NoC

The impact in execution time is negligible as
shown in Figure 8, since memory blocks accesses be-
tween the MC and the L2 bank are not in the critical
path of the application.

B. Implementation Overheads

The compression design has been synthesized us-
ing the 45nm technology open source Nangate [45nm.
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Fig. 8. Execution time of application cases

FreePDK] with Synopsys Design Compiler 7 [13].
Table II shows the area for two models of the in-
jection part of the NI, one with no compression logic
added (baseline) and one with the compression logic.
We show results for different number of slots (rang-
ing from one to eight). Notice that slot width is set
to 558 bits (a whole large message and its header per
slot).

TABLA II

Area overheads. Injection. 558-bit slots

No compression Compression
Overhead

Slots Area /1 slot Area /1 slot
1 6587.09 1 7768.6 1 17.94
2 12156.7 1.85 13313.9 1.71 9.52
4 23444.7 3.56 24789.3 3.19 5.74
8 45839.2 6.96 47911.5 6.17 4.52

As we increase the number of slots we achieve
larger area overheads. Indeed, the buffer is the most
demanding area resource. This trend is seen in both
injection logic implementations.

For the ejection part of the NI, see Table III, we
see different trends. As the number of receiving slots
increases (each slot is 558 bits wide), the area over-
head increases. When looking at the compression
overheads, it ranges from no overhead for one slot to
14% for the 8-slot solution.

TABLA III

Area overheads. Ejection. 558-bit slots

No compression Compression
Overhead

Slots Area /1 slot Area /1 slot
1 5710.4 1.00 5741.8 1.00 0%
2 11168.3 1.95 11788.5 2.05 6%
4 22334.2 3.91 25120.6 4.37 12%
8 45823.3 8.02 52134.6 9.08 14%

Now, let us turn our attention to power consump-
tion. Power has been estimated by using Cadence
Encounter 7 [14] (both for Place&Route and mea-
surements). Table IV shows the power consumed by
the injection part of the NI with and without com-
pression capabilities (baseline vs. compression). As
we can see, power consumption trends keep similar to
the ones achieved when no compression is included.
It has to be noted also that the power consumption
achieved by injecting less flits onto the network is not
accounted in these tables.

TABLA IV

Power consumption. Injection. 558-bit slots

Slots No Compression Compression Overhead
1 3.104 5.455 75.74%
2 7.733 12.62 63.19%
4 16.14 25.72 59.36%
8 34.39 50.86 47.89%

Finally, for power consumption, Table V shows a
comparison of power consumption for the ejection
part of the NI, when no compression and compression
is used. Trends are similar and power consumption
overhead is negligible.

TABLA V

Power consumption. Ejection. 558-bit slots

Slots No Compression Compression Overhead
1 6.231 6.475 4%
2 13.32 12.59 -6%
4 24.93 28.03 12%
8 56.22 57.07 1%

VII. Discussion

The previous results show the area and power over-
heads of different parts of the NIs, also for different
configurations of number of slots. Now, we need to
compound those results for a possible NI being used
by the coherence protocol. This means, the NI will
be made of different components, servicing different
message classes of the coherence protocol. In de-
tail, the protocol triggers short and long messages
and only long messages, carrying memory blocks are
subject to be compressed. This means, the NI needs
to be built with different injector and with different
ejector configurations.

Table VI shows the area overheads and power con-
sumption of the NI with no compression mechanism
included but for slot sizes of 32 bits. The table shows
the results for both components, injection and ejec-
tion. These components will be used to handle short
control messages of the protocol.

TABLA VI

Area and power. Ejection. 32-bit slots

Slots Area Power
1 314.32 0.309
2 655.20 0.826
4 1321.25 1.791
8 2643.48 3.589

With all these results, now we can build the over-
heads of a final NI with the following characteristics:

• Injection of long messages with compression fa-
cility enabled (1 slot)

• Ejection of long messages with compression fa-
cility enabled (1 slot)

• Injection of short messages with no compression
facility (2 slots)

• Ejection of short messages with no compression
facility (2 slots)

For the number of slots at each component we
need to consider the flit size. Indeed, wide slots will
need different network cycles to inject the whole mes-
sage, while thin slots will need fewer cycles. There-
fore, is reasonable to use few slots for long messages
while more slots for short messages. We select one
slot for large messages and two slots for short mes-
sages. With all these considerations, we derive the
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results by adding the different overheads previously
presented. Table VII shows the results achieved.

TABLA VII

Overhead of the whole NI.

NI component Area Overhead Power Overhead
Inject long 7768.6 17.94 5.455 75.74
Eject long 5741.8 0 6.475 3.91

Inject short 655.20 0 0.826 0
Eject short 655.20 0 0.826 0

Total 14820,8 8.91% 13.582 24%

As we can see, the overhead is significant but
the potential reduction of the number of flits in-
jected in the network (Table I) suggests that the
global power consumption will be as well reduced.
To corroborate this, we have derived the approxi-
mate power consumption of the network per flit for
both the presented baseline NI implementation and
our compression-enhanced implementation. In the
graph in Figure 9 we can see the difference in power
consumption for different injection rates. In every
graph, the X-axis corresponds to the compression
rate [0:1] and the Y-axis corresponds to the differ-
ence in power consumption between our solution and
the baseline (we have taken as a baseline a NI with
one injector and one ejector of 2 32-bit slots each).
We have only taken into account the long message
network, since the other network is exactly the same
in both cases and would be nullified.

Fig. 9. Study of the difference in power consumption of our
solution and the baseline depending on compression-rate
for different injection rates

In the graph in Figure 9 we can see that depending
on long message injection rate, we can save different
amounts of power, but in any case the compression
rate needed is 0.3 (we need to send at least 30% less
flits in order to get some power benefit). Since our
compression rate is much beyond the needed 30%, it
is assured that with data that follows the pattern of
the applications studied some power would be saved.
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IX. Conclusions

In this paper we have provided the results obtained
in the frame of the vIrtical project. Our goal was
to design and analyse compression strategies at the

NoC level, saving communication costs, by reducing
the number of transmitted flits. The provided mech-
anism relies on the abundance of memory data blocks
filled with zeros, thus easily compressible by using a
detection strategy.

Our compression mechanism avoids sending flits
without information (i.e. not sending flits that only
consist of zeros). This technique is both easily ap-
plied and highly efficient. This compression scheme
is only applied to long messages (a full memory block,
512 bits), not to short messages (of only 2 flits).

The results displayed in the previous section show
the effectiveness of the compression and decompres-
sion mechanisms and the low overhead they intro-
duce. The percentage of traffic reduced by the com-
pression strategy (a factor of 3.5) justifies the over-
heads in resources for compression and decompres-
sion. As we can see in Table VII, the area over-
head for the compression and decompression mecha-
nisms required for a system with coherence support
is 8.91% whereas the added power consumption is
24%.

In the graph in Figure 9 we can see that depending
on long message injection rate, we can save different
amounts of power, but in any case the compression
rate needed is 0.3 (we need to send at least 30% less
flits in order to get some power benefit). Since our
compression rate is much beyond the needed 30%, it
is assured that with data that follows the pattern of
the applications studied some power would be saved.
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Detección Automática de Cuellos de Botella de
Potencia en Aplicaciones Cient́ıficas Paralelas

Maŕıa Barreda1, Sandra Catalán1, Manuel F. Dolz1, Rafael Mayo1 y
Enrique S. Quintana-Ort́ı1

Resumen— En este art́ıculo presentamos una
extensión del entorno pmlib para el análisis del
balance entre potencia y rendimiento que permite
una detección rápida y automática de sumideros de
potencia durante la ejecución de cargas de trabajo
cient́ıficas concurrentes. La extensión está formada
por un módulo Python multithread que ofrece una
alta fiabilidad y flexibilidad, produciendo un proceso
de inspección general que introduce bajo sobrecoste.

Palabras clave—Eficiencia energética, computación
de altas prestaciones, análisis y trazas de consumo de
enerǵıa, aplicaciones cient́ıficas.

I. Introducción

ADEMÁS de los grandes beneficios que se espera
que ofrezca la computación Exaescala a las dis-

ciplinas cient́ıficas fundamentales, desde la bioloǵıa
a la ingenieŕıa nuclear, también se prevé que ésta
ejerza un impacto positivo en la competitividad in-
dustrial que compense sus costes con mucho [1], [2].
Sin embargo, un número de estudios recientes [1], [3],
[4] han identificado el consumo de potencia como uno
de los retos clave en el escalado de hardware eficiente
más allá de la Petaescala. Mientras que en la pasada
década, las infraestructuras de computación de altas
prestaciones han disfrutado de mejoras considerables
en el ratio potencia-rendimiento [5] —sobre todo de-
bido a la implantación de plataformas heterogéneas
equipadas con aceleradores hardware o a la adopción
de procesadores de bajo consumo— queda mucho por
hacer en términos de eficiencia energética para hacer
viables los sistemas Exaescala en 2020.

En los últimos años, la tecnoloǵıa y mecanismos
de ahorro de potencia concebidos para aplicaciones
móviles y empotradas se han adoptado cada vez más
por los diseñadores de los sistemas de escritorio y
servidores. Por otra parte, la conciencia sobre la efi-
ciencia energética en el software está todav́ıa muy
por detrás [6], [7], a pesar de la pérdida de enerǵıa
que una aplicación con un mal comportamiento pue-
de provocar.

En este art́ıculo extendemos nuestro entorno
pmlib [8], [9] para el análisis de potencia-
rendimiento de códigos cient́ıficos paralelos con una
sencilla pero potente herramienta de inspección que
identifica automáticamente los sumideros de enerǵıa
como discrepancias entre la actividad de la aplicación
y los C-estados de la CPU [10]. El análisis se realiza a
posteriori, (esto es, después de la ejecución de la apli-
cación) y produce una traza visual y/o un informe

1DICC, Universitat Jaume I (UJI), 12071 - Cas-
tellón (España), e-mails: {mvaya, catalans,dolzm, mayo,
quintana}@uji.es

anaĺıtico a partir de una comparación directa de las
trazas de rendimiento de las aplicaciones (obtenidas
utiliando Extrae [11] o, en principio, cualquier otro
entorno de obtención de trazas) con una traza de los
C-estados del core, recogidos en tiempo de ejecución
por pmlib accediendo a los registros MSR. En caso
de que la plataforma bajo estudio esté equipada con
algún tipo de medidor (interno o externo) o sensores
hardware para monitorizar la disipación de poten-
cia (p.e., “Running Average Power Limit” de Intel,
RAPL [12], [13]), estas muestras pueden además ser
integradas/visualizadas con trazas de rendimiento,
C-estados y sumideros de potencia, y esta informa-
ción puede ser procesada para ofrecer una estimación
aproximada de los costes de enerǵıa de los cuellos de
botella de potencia detectados.

El resto del art́ıculo se estructura como sigue. En la
Sección II proporcionamos un breve resumen del en-
torno pmlib para el análisis de potencia-rendimiento.
La principal aportación del trabajo, es decir, la he-
rramienta para detectar los sumideros de enerǵıa se
describe a continuación, en la sección III. Tras esto
se discuten las conclusiones y trabajo futuro en la
Sección IV.

II. Monitorización de
Rendimiento-Potencia utilizando pmlib

Durante los dos últimos años, hemos desarrollado
nuestro entorno pmlib como una suite portable para
la caracterización y análisis del balance de potencia-
rendimiento de aplicaciones cient́ıficas paralelas [8],
[9].

El entorno está formado por dos módulos/tipos de
demonios: Un demonio pmlib externo se ejecuta en
un sistema separado (el servidor de trazas de poten-
cia), para evitar interferir con la apliación mientras
se recogen las muestras de potencia de los diferentes
medidores utilizados en la plataforma objetivo don-
de la aplicación es ejecutada. Además, un demonio
pmlib interno se ejecuta en cada nodo de la platafor-
ma de destino, recogiendo información (por ejemplo,
los C-estados del core) que sólo es acesible localmen-
te.

La Figura 1 ilustra la interacción del entorno
pmlib, una suite para obtener trazas de rendimien-
to y una herramienta de visualización gráfica con la
aplicación objetivo. El punto de inicio es una apli-
cación cient́ıfica concurrente, instrumentada con el
software pmlib, que se ejecuta en la plataforma ob-
jetivo. Unidos a los nodos utilizados por la apliación
hay distintos dispositivos de medición (ya sean inter-
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270, 120, 270, 120, 190, ...
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visualización

Aplicación científica

Clúster de la aplicación

Fig. 1. Interacción de pmlib y de herramientas de obtención
de trazas de rendimiento y de visualización con cargas de
trabajo cient́ıficas paralelas, produciendo trazas del rendi-
miento y de la disipación de potencia de la aplicación que
se convierten en la entrada de la herramienta de visuali-
zación.

nos o externos; ver [9] para una lista de dispositivos
soportados) que el demonio pmlib externo muestrea
cont́ınuamente desde la plataforma de trazas de po-
tencia. Las llamadas desde el código de usuario que se
ejecuta en la plataforma objetivo, utilizando la API
de pmlib, posibilitan la comunicación con el módulo
externo pmlib [9] para indicar al servidor de trazas
que debe empezar/parar de recoger los datos captu-
rados por los medidores, volcar las trazas de poten-
cia en ficheros de disco, etc. Al terminar la ejecución
de la aplicación, la traza de potencia puede ser ins-
peccionada, opcionalmente junto a una traza de ren-
dimiento, utilizando la herramienta de visualización
apropiada.

Nuestro framework permite integrar de forma sen-
cilla las trazas de potencia de pmlib y las trazas de
rendimiento obtenidas con Extrae, mientras que el
resultado puede ser visualizado con Paraver [14]; ver
la Figura 2 por ejemplo. No obstante, el diseño modu-
lar del framework permite acomodar fácilmente otras
suites de obtención de trazas, por ejemplo, TAU [15],
Vampir [16], HDTrace [17], etc.

III. Detección Automática de Sumideros de
Potencia

En trabajos previos, el uso de pmlib nos hab́ıa
permitido identificar comportamientos o configura-
ciones en las que se produćıan pérdidas de enerǵıa
en aplicaciones [18], runtimes [19] y bibliotecas [20]
relacionadas con la ejecución paralela de códigos de
álgebra lineal. En todos estos casos, los cuellos de bo-
tella de potencia fueron detectados como desacuer-
dos entre la actividad de la aplicación y el consumo
de enerǵıa del sistema y, en general, el origen pod́ıa
ser asociado al uso de esperas activas que consumen
gran cantidad de enerǵıa (p.e., bucles de polling) con
escasos beneficios en el tiempo de ejecución. Sin em-
bargo, durante estos estudios, la inspección visual si-
multánea de las trazas de rendimiento y de potencia
se reveló como una tarea engorrosa, además de ser

Traza de

C−estados

Traza de
discrepancias

Traza de
rendimiento

potencia
Traza de Herramienta de

de trazas

Herramienta de 

Traza de rendimiento

Traza de C−estados

Traza de discrepancias

Traza de potencia

visualización

inspección

Fig. 3. Funcionamiento de la herramienta de inspección para
detectar y reportar los sumideros de enerǵıa.

un proceso propenso a errores.

A. Resumen

En esta sección presentamos un analizador para-
lelo a posteriori para detectar cuellos de botella de
potencia con varias ventajas importantes sobre el en-
foque manual anterior:

La herramienta automatiza y acelera el proceso
de inspección.
El proceso es más seguro, ya que la detección de
sumideros de potencia se basa en la comparación
entre la traza de rendimiento de la aplicación y
la traza de C-estados por core (en vez de la traza
de rendimento frente a la traza de potencia de
todo el socket/plataforma que hemos explotado
antes).
El analizador es flexible, puesto que la longitud
del intervalo de análisis y el umbral de divergen-
cia (discrepancia) son paramétros, entre otros,
que pueden ser ajustados por el usuario a los
niveles deseados.
La inspección introduce un bajo sobrecoste du-
rante la recogida de muestras, con pocos efectos
secundarios en el rendimiento de las aplicaciones
y las trazas de enerǵıa.

La interacción de la herramienta de inspección con
el resto del entorno se ilustra en la Figura 3.

B. Funcionamiento e implementación

A continuación describimos el analizador y sus pro-
piedades con más detalle. La herramienta de inspec-
ción está escrita en Python y, después de la ejecución
de la aplicación, puede ser empleada para analizar
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Fig. 2. Información capturada con el framework pmlib y visualizada con Paraver: trazas de rendimiento y de potencia de la
aplicaicón (imagen superior e inferior, respectivamente).

una traza de rendimiento, en principio producida por
Extrae, y una traza de C-estados por core compati-
ble producida por el demonio interno pmlib.

El uso de Extrae, combinado con el entorno de
visualización Paraver [14], es conveniente porque
nos permite analizar interactivamente aplicaciones
cient́ıficas concurrentes, paralelizadas con p-threads,
OpenMP o MPI. Sin embargo, esta decisión no nos
impide adoptar otras suites de rendimiento en nues-
tro entorno ya que la herramienta de inspección sólo
procesa las trazas de rendimiento, y no interactúa de
ninguna otra manera con la suite espećıfica que las
ha producido.

Por otra parte, la traza de C-estados se obtiene con
el demonio interno pmlib, que monitoriza el estado
de los cores del procesador en tiempo de ejecución.
Mientras que en el trabajo anterior [9] ya extrajimos
información sobre los C-estados de los ficheros en
/sys/devices/system/cpu/, cuando están disponi-
bles, la nueva aplicación recupera estos datos de los
registros MSR del sistema de destino en su lugar, lo
que se traduce en un menor sobrecoste. Además, la
frecuencia de lectura del demonio es también confi-
gurable, lo que permite al usuario ajustar el nivel de
ruido introducido en las trazas de potencia y rendi-
miento.

Para procesar la información contenida en las tra-
zas, la herramienta de inspección las divide en inter-
valos de cierta longitud (configurable por el usuario),
empezando en los instantes de tiempo 0 y 0.5t de las
trazas. (La razón para hacer una doble división de
las trazas, empezando en 0 y en 0.5t, es para evitar
que cuellos de botella de potencia pasen el análisis
sin ser detectados si están divididos entre dos inter-
valos consecutivos.) Todos los intervalos son entonces
insertados (encolados) en un pool de tareas para ser
analizados por el analizador multithread, empleando
la clase Pool de Python [21]. Para cada core de la
CPU e intervalo, el analizador compara los ratios de
tiempo que la aplicación ha estado inactiva (p.e., sin
realizar ningún cálculo útil desde el punto de vista
de la aplicación) mientras el core permanece en es-
tado C0 (activo), detectando un potencial sumidero
de potencia siempre que la diferencia entre estos dos
valores sea superior a un umbral dado (configurable

por el usuario). Mientras que la versión de la herra-
mienta de inspección que se acaba de describir realiza
un análisis lineal de las trazas, también hemos desa-
rrollado una implementación alternativa que realiza
una búsqueda binaria de los cuellos de botella de po-
tencia y, en general, es más rápida cuando el número
de discrepancias es pequeño.

El resultado de la búsqueda de cuellos de bote-
lla es doble: anaĺıtico y gráfico. Por un lado, produ-
ce una salida de texto simple con una tupla (c, ti,
tf , %divergencia) por cada sumidero de potencia de-
tectado, donde es c el identificador de core, [ti, tf ]
es el intervalo de tiempo donde ocurre el cuello de
botella en la ĺınea de tiempo de la traza, y el último
parámetro cuantifica la divergencia entre la inacti-
vidad de la aplicación y los ratios de los C-estados
del core en este periodo. Por otro lado, el analizador
también produce una nueva traza que permite una
rápida identificación de las fuentes de las discrepan-
cias utilizando una herramienta de visualización, en
nuestro caso, Paraver.

C. Ejemplos

A continuación ilustramos las posibilidades de la
herramienta de inspección utilizando dos aplicacio-
nes. Nuestro primer ejemplo se corresponde con la
ejecución de un benchmark sintético, en el que parti-
cipan dos procesos MPI, que hacen uso de las rutinas
MPI Send y MPI Recv. En concreto, el proceso 1 rea-
liza un cómputo intensivo durante unos 3 segundos
y después hace una llamada a la rutina MPI Recv a
la espera de recibir un vector de números reales del
proceso 0. Este último, a su vez, permanece suspen-
dido (función sleep) durante 10 segundos, y después
llama a la rutina MPI Send para enviar el vector al
proceso 1. Este comportamiento se repite varias ve-
ces.

La Figura 4 muestra fragmentos de las trazas de
rendimiento y C-estados obtenidas, respectivamente,
con Extrae y pmlib para la ejecución del benchmark
sintético de MPI en una plataforma h́ıbrida equipada
con un procesador Intel Xeon i7-3770, 16GB de RAM
y una NVIDIA Tesla C2050 (”Fermi”). En principio,
en este caso se puede esperar que, como la rutina
MPI Recv es bloqueante, durante el tiempo que el
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Fig. 4. Trazas de rendimiento (arriba), C-estados (enmedio) y discrepancias (abajo), visualizadas con Paraver, para la ejecución
del benchmark sintético de MPI.

proceso 1 está esperando a recibir el vector por par-
te del proceso 0, el core pase a un C-estado “sleep”
de ahorro de enerǵıa (C1 o superior). Sin embargo,
las trazas en la parte superior y media de la Figura 4
muestran que éste no es el caso, y esto es claramente
identificado en la traza de discrepancias en la parte
inferior de la misma figura. Por tanto, este análisis
nos permite descubrir que, en este caso, en el blo-
queo producido por la rutina MPI Recv el proceso se
encuentra haciendo una espera activa y por tanto la
CPU se mantiene en un C-estado C0, consumiendo
una gran cantidad de enerǵıa.

El segundo ejemplo corresponde a la resolución
de un sistema lineal disperso Ax = b, utilizando el
método CG [28], en un sistema equipado con un pro-
cesador gráfico (GPU). El coste computacional del
método CG está dominado por el producto matriz-
vector disperso (spmv), realizado en este ejemplo en
la GPU. Además, se emplean otras operaciones so-
bre vectores, también en la GPU, aunque con menor
coste computacional que se realizan mediante llama-
das a la libreŕıa CUBLAS de NVIDIA (cublasSdot,
cublasSaxpy y cublasSscal).

La operación spmv es ubicua en computación
cient́ıfica, siendo clave para la solución iterativa de
sistemas lineales. En la implementación utilizada de
esta operación, la matriz A se organiza en formato
ELLPACK que, si bien, produce cierta sobrecarga
de almacenamiento, a cambio permite un uso más
eficiente del hardware cuando se emplea sobre acele-
radores como las GPUs.

La Figura 5 muestra las trazas de rendimiento y

C-estados obtenidas, respectivamente, con Extrae y
pmlib, para la ejecución de la aplicación que resuel-
ve un sistema lineal usando el método CG, con la
matriz de coeficientes del sistema siendo el bench-
mark audikw de la colección de matrices dispersas
UFMC. Para dicha ejecución se ha usado una pla-
taforma h́ıbrida equipada con un procesador Intel
Xeon i7-3930K, 24GB de RAM y una NVIDIA Tesla
K20. En principio, en este caso se puede esperar que,
mientras la aplicación se está ejecutando en la GPU,
la CPU esté en un C-estado “sleep” de ahorro de
enerǵıa. De nuevo, como podemos observar, en este
caso, en las trazas de la parte superior y media de
la Figura 5, éste no es el comportamiento, lo cual se
identifica rápidamente en la traza de discrepancias
de la parte inferior de la figura.

D. Impacto de los sumideros de potencia

Los dos ejemplos previos demuestran el potencial
de la herramienta de inspección para detectar fácil-
mente las discrepancias entre las trazas de rendimien-
to y de C-estados que identifican posibles sumideros
de potencia. Además, ilustran la interfaz de la herra-
mienta de inspección, mostrando cómo se suministra
esta información en forma de traza, que puede ser
visualizada utilizando Paraver.

Por otro lado, el analizador también proporciona
información estad́ıstica, como un informe anaĺıtico
de la ejecución global o de un cierto periodo de ésta;
ver Tabla I. Este tipo de información puede ser pro-
cesada a continuación para obtener una estimación
de los costes de los sumideros de potencia. Asuma-
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Fig. 5. Trazas de rendimiento (arriba), C-estados (enmedio) y discrepancias (abajo), visualizadas con Paraver, para la ejecución
de la resolución del sistema lineal disperso usando el método CG.

TABLA I

Ejemplo del resumen anaĺıtico de las trazas de

rendimiento, C-estados y discrepancia devuletas por

la herramienta de inspección.

Computation Polling C0 C1 C6 Discrepancies
THREAD 1 72.00 % 25.56 % 99.33 % 0.29 % 0.39 % 27.49 %
THREAD 2 96.45 % 2.50 % 99.25 % 0.26 % 0.50 % 4.77 %
THREAD 3 59.90 % 39.14 % 99.53 % 0.10 % 0.37 % 40.59 %
THREAD 4 70.81 % 28.13 % 99.48 % 0.10 % 0.42 % 30.11 %
THREAD 5 74.00 % 25.14 % 99.29 % 0.90 % 0.61 % 26.61 %
THREAD 6 99.18 % 0.00 % 99.34 % 0.22 % 0.45 % 0.00 %
THREAD 7 61.52 % 37.17 % 99.53 % 0.12 % 0.35 % 38.84 %
THREAD 8 75.03 % 23.69 % 99.27 % 0.10 % 0.64 % 25.74 %

mos por simplicidad que sólo hay un tipo de sumidero
durante la ejecución de la aplicación inspeccionada.
El informe anaĺıtico del analizador ofrece una esti-
mación de cuánto tiempo los threads/cores no están
realizando trabajo útil y, por lo tanto, desperdician-
do potencia (por ejemplo, hasta un 40.59 % para el
thread 3 en la Tabla I, que hace referencia a una apli-
cación diferente a las de los ejemplos). Por supuesto,
para obtener una medida del coste energético total,
se necesita tener en cuenta cuál es el ratio de poten-
cia de un core que permanece en un estado “sleep”
de ahorro de enerǵıa. De esta forma, la estimación es
fácil de obtener como parte de un experimento sim-
ple e independiente. La parte dif́ıcil, sin embargo, es
calibrar la situación opuesta, por ejemplo, qué parte
del consumo total de la potencia que aparece en la
traza corresponde a los cores culpables. Desafortuna-
damente, nuestro muestreo actual sólo ofrece el total
de potencia consumida (utilizando un medidor) o,
algo mejor aún, la potencia consumida por “socket”
(utilizando sensores de potencia) mientras que, para
obtener una estimación más precisa, seŕıa deseable
disponer de una estimación de consumo de enerǵıa
por core. Para superar esta dificultad, se puede di-
señar un test especial que imite el sumidero de po-
tencia que se ha detectado en un determinado expe-
rimento, y que nos puede dar la estimación deseada.
Para la aplicación de MPI, por ejemplo, ésta seŕıa
una llamada a la rutina MPI Recv, realizada por un
único core, lo cual permitiŕıa evaluar el coste de po-

tencia de este proceso. Para la resolución del siste-
ma lineal disperso usando el método CG, por otra
parte, el test debeŕıa considerar una larga secuencia
de llamadas CUDA y la configuración apropiada del
runtime de CUDA para reproducir el sumidero de
potencia observado para esta aplicación.

Con estas estimaciones, calculando simplemen-
te las diferencias entre la potencia debida a es-
tos comportamientos/configuraciones que demandan
una gran cantidad de potencia y la de los estados de
ahorro de enerǵıa, aśı como la duración total de los
sumideros de potencia, se puede obtener una aproxi-
mación de los costes energéticos debidos a los “pun-
tos calientes” y el ahorro potencial que una imple-
mentación que tenga en cuenta el consumo energéti-
co y/o configuración del software puede ofrecer. Ca-
be destacar que esta elaboración sólo necesita un in-
forme fiable de la duración de los cuellos de bote-
lla energéticos y los datos de los experimentos de
calibración. Una vez completada la calibración, en
realidad no existe necesidad de la traza/medidas de
potencia.

IV. Conclusiones y Trabajo Futuro

Hemos presentado una extensión de nuestra he-
rramienta de obtención de trazas de potencia pmlib

que puede ser aprovechada para detectar automáti-
camente cuellos de botella de potencia durante la eje-
cución de una aplicación comparando las trazas de
rendimiento y de los C-estados de los cores. El análi-
sis se realiza rápidamente en paralelo, utilizando la
clase Pool de Python, y el usuario puede configurar
el proceso, por ejemplo, ajustando parte de la traza
a inspeccionar, la longitud del intervalo de análisis y
el umbral de detección, entre otros.

Como parte del trabajo futuro, planeamos i) ex-
tender pmlib para recuperar información de una va-
riedad de sensores de potencia/temperatura, como
los ofrecidos por los procesadores modernos de AMD,
ARM, IBM, NVIDIA y Texas Instruments; ii) aco-
modar otras herramientas para la obtención de tra-
zas de rendimiento (TAU, Vampir y HDTrace); y iii)
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analizar las fuentes de sobrecostes del demonio in-
terno pmlib, para obtener un sistema de obtención
de trazas con menor sobrecoste.
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On the Leakage-Power Modeling for Optimal
Server Operation

Patricia Arroba 1, Marina Zapater 2, José L. Ayala3, José M. Moya1, Katzalin Olcoz3 and
Román Hermida3

Resumen— Leakage power consumption is a com-
ponent of the total power consumption in data cen-
ters that is not traditionally considered in the set-
point temperature of the room. However, the effect
of this power component, increased with temperature,
can determine the savings associated with the careful
management of the cooling system, as well as the re-
liability of the system. The work presented in this
paper detects the need of addressing leakage power
in order to achieve substantial savings in the energy
consumption of servers. In particular, our work shows
that, by a careful detection and management of two
working regions (low and high impact of thermal-
dependent leakage), energy consumption of the data-
center can be optimized by a reduction of the cooling
budget.

Palabras clave— Power consumption, Leakage, cool-
ing, efficiency.

I. Introduction

ONE of the big challenges in data centers is to
manage system resources in a power-efficient

way. Data centers consume from 10 to 100 times
more power per square meter than typical office
buildings [1]. They can even consume as much elec-
tricity as a city [2]. The power consumption budget
in data centers comes from computation processing,
disk storage, network, and cooling systems.

It must be said that greening the computer indus-
try is touching off an unprecedented level of coopera-
tion and information-sharing among companies, gov-
ernment, and laboratories. In the USA, Green Grid,
a consortium of industry leaders (like AMD, Intel,
Dell, HP, IBM, Sun, and others who are normally
competitors) to share data and strategies for greener
data centers. Green Grid’s membership also includes
the Pacific Gas and Electric Company (better known
as PGE), and it recently announced a collaboration
agreement with the U.S. Department of Energy.

However, data center designers have collided with
the lack of accurate power models for the energy-
efficient provisioning of their devised infrastructures,
and the real-time management of the computing fa-
cilities. The work proposed in this paper makes sub-
stantial contributions in the area of power modeling
of high-performance servers for data center-operated
services.

Interestingly, the key issue of how to control the
setpoint temperature at which to run the cooling

1Electronic Engineering Dept., ETSI. Telecomuni-
cación, Universidad Politécnica de Madrid, e-mail:
{parroba,josem}@die.upm.es

2CEI Campus Moncloa UCM-UPM, e-mail:
marina@die.upm.es

3DACYA, Universidad Complutense de Madrid, e-mail:
{jlayalar,katzalin,rhermida}@ucm.es

system of a data center, is still to be clearly de-
fined [3]. Data centers typically operate in a tem-
perature range between 20◦ C and 22◦ C, but we
can find some of them as cold as 13◦ C degrees [4,5].
Due to lack of scientific data in the literature, these
values are often chosen based on conservative sug-
gestions provided by the manufacturers of the equip-
ment. Some authors estimate that increasing the set-
point temperature by just one degree can reduce en-
ergy consumption by 2 to 5 percent [4, 6]. Microsoft
reports that raising the temperature from two to four
degrees in one of its Silicon Valley data centers saved
$250,000 in annual energy costs [5]. Google and Face-
book have also been considering increasing the tem-
perature in their data centers [5].

Power consumption in servers can be estimated by
the summation of the dynamic power consumption
of every active module, dependent on the activity,
and the leakage power consumption, that is strongly
correlated with the integration technology. In partic-
ular, leakage power consumption is a component of
the total power consumption in data centers that is
not traditionally considered in the setpoint temper-
ature of the room. However, the effect of this power
component, increased with temperature, can deter-
mine the savings associated with the careful manage-
ment of the cooling system, as well as the reliability
of the system itself.

The work presented in this paper detects the need
of addressing leakage power in order to achieve sub-
stantial savings in the energy consumption of servers
and makes the following contributions:

• we establish the need of considering leakage
power consumption and its dependency with
temperature for modern data centers;

• we detect and define two working regions de-
pending on the impact of leakage power in the
total power consumption of high-performance
servers;

• we observe that substantial energy savings can
be achieved by the careful management of the
cooling system once the previous contribution
has been verified;

• we validate the previous hypothesis with a deep
experimental work that resembles the infras-
tructure of current enterprises.

II. Related work

In [7] a statistical model that provides run-time
system-wide prediction of energy consumption on
server blades is proposed. The authors develop a
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linear regression model that relates processor power,
bus activity, and system ambient temperatures into
real-time predictions of the power consumption.
Other works such [8–10] also present the power con-
sumption of a server as a linear function of the CPU
usage of that server.

Some other linear models can be found in [9],
where server’s power is formulated as a quadratic
function of the CPU usage, or in [11], where the tran-
sition between server functionality state (Idle - ON)
is taken into consideration. The work in [12] fol-
lows a similar approach but, in this case, the CPU
power consumption percentage is separated in two
parts: the one due to the applications, and the sec-
ond one due to management services turning on and
off the server. The power modeling technique vMe-
ter, proposed by Bohra et al. [13] observes a cor-
relation between the total system’s power consump-
tion and component utilization. They created a four-
dimensional linear weighted power model for the to-
tal power consumed P (total) by separating the con-
tribution of each active domain in a node. How-
ever, none of these works have considered the effect
of leakage power and temperature in the total power
consumption of the servers.

The work presented in [14] is most relevant for us.
In this paper, the authors compare the impact of
increasing the air temperature entering the rack on
the complete cooling infrastructure, with the alterna-
tive approach of allowing greater air temperature rise
across the rack. Even though in their approach they
develop a power model from chip to cooling tower,
they still ignore the leakage as a key factor in data
center power consumption and energy saving oppor-
tunities.

III. Background on data center power
modeling

The main contributors to the energy consumption
in a data center are the computing power (also known
as IT power), i.e. the power drawn by servers in or-
der to run a certain workload, and the cooling power
needed to keep the servers within a certain temper-
ature range that ensures safe operation. Traditional
approaches have tried to reduce the cooling power
of data center infrastructures by increasing the sup-
ply temperature of Computer Room Air Condition-
ing Units (CRAC units). However, because of the
direct dependency of leakage current with tempera-
ture, the leakage-temperature tradeoffs at the server
level must be taken into account when optimizing
energy consumption.

In this section we show the impact of these trade-
offs on the total energy consumption of the data cen-
ter, as well as how the ambient room temperature in-
fluences the cooling power of data centers. This fact,
as will be shown later, can be exploited to optimize
the power consumption of the data center.

A. Computing power

Current state-of-the-art resource management and
selection techniques were contemplating only the dy-
namic power consumption of servers when allocating
tasks or selecting machines. Moreover, the devised
power models have not traditionally included the im-
pact of leakage power consumption and its thermal
dependency, driving to non-optimal solutions in their
energy optimization plans.

Theoretically, no electrical current should circu-
late through the substrate of a MOS transistor be-
tween drain and source when it is powered off due
to an infinite gate resistance. However, in practice
this is not true, and leakage currents flow through
the reverse-biased source and drain-bulk pn junc-
tions in dynamic logic. Also due to the continuous
technology scaling, the influence of leakage effects is
rising, increasing junction leakage currents by 5 or-
ders of magnitude compared to previous feature sizes
according to Rabaey [15].

Dynamic consumption has historically dominated
the power budget. But when scaling technology be-
low the 100nm boundary, static consumption be-
comes much more significant, being around 30-
50% [16] of the total power under nominal condi-
tions. This issue is intensified by the influence of
temperature on the leakage current behavior. With
increasing temperature the on-current of a transis-
tor is reduced slightly. However, the reduction of
the threshold voltage is not sufficient to compensate
for the decreased carrier mobility that has a strong
exponential impact on leakage current.

Therefore, it is important to consider the strong
impact of static power consumed by devices as well
as its temperature dependence and the additional ef-
fects influencing their performance. In this section,
we derive a leakage model for the static energy con-
sumption of servers and we validate it with real mea-
surements taken in an AMD Opteron machine of our
case study.

The current that is generated in a MOS device due
to leakage is the one shown in equation 1.

Ileak = Is · e
VGS−VTH

nkT/q · (1− e
V ds
kT/q ) (1)

Research by Rabaey [15] shows that if VDS >
100mV the contribution of the second exponential
is negligible, so the previous formula can be rewrit-
ten as in Equation 2:

Ileak = Is · e
VGS−VTH

nkT/q (2)

where technology-dependent parameters can be
grouped together to obtain the formula in Equa-
tion 3:

Ileak = B · T 2 · e
VGS−VTH

nkT/q (3)

where B defines a constant that depends on the
manufacturing parameters of the server.
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Fig. 1. Data Center cooling scheme

B. Cooling power

The cooling power is one of the major contributors
to the overall data center power budget, consuming
over 30% of the overall electricity bill in typical data
centers [14]. In a typical air-cooled data center room,
servers are mounted in racks, arranged in alternating
cold/hot aisles, with the server inlets facing cold air
and the outlets creating hot aisles. The CRAC units
pump cold air into the data room and extract the
generated heat (see Figure 1). The efficiency of this
cycle is generally measured by the Coefficient of Per-
formance (COP). The COP is a dimensionless value
defined as the ratio between the cooling energy pro-
duced by the air-conditioning units (i.e. the amount
of heat removed) and the energy consumed by the
cooling units (i.e. the amount of work to remove
that heat), as shown in Equation 4.

COPMAX =
output cooling energy

input electrical energy
(4)

Higher values of the COP indicate a higher effi-
ciency. The maximum theoretical COP for an air
conditioning system is described by Carnot’s theo-
rem as in Equation 5:

COPMAX =
TC

TH − TC
(5)

where TC is the cold temperature, i.e. the tem-
perature of the indoor space to be cooled and TH

is the hot temperature, i.e. the outdoor temperature
(both temperatures in Celsius). As the difference be-
tween hot and cold air increases, the COP decreases,
meaning that the air-conditioning is more efficient
(consumes less power) when the temperature differ-
ence between the room and the outside is smaller.

According to this, one of the techniques to reduce
the cooling power is to increase the COP by increas-
ing the data room temperature. We will follow this
approach to decrease the power wasted on the cool-
ing system to a minimum, while still satisfying the
safety requirements of the data center operation.

IV. Experimental methodology

The experimental methodology in this paper
pursues two goals: (i) to describe the leakage-
temperature tradeoffs at the server level, by means
of measuring the power consumption of an enterprise
server at different temperatures and under a con-
trollable workload; and (ii) to validate the model

in a real data room environment where the air-
conditioning can be controlled. After this, we will
be able to evaluate the energy savings that could be
obtained in a data center when our modeling strat-
egy is applied.

A. Server-level setup

As temperature-dependent leakage cannot be mea-
sured separately from the dynamic power in a server
by the power measurement devices, we use a con-
trollable workload, lookbusy1, in order to explore the
leakage at the server level. Lookbusy can stress all the
hardware threads to a fixed CPU utilization percent-
age without memory or disk usage, for a paricular
period of time. The usage of a synthetic workload to
derive the leakage model has many advantages, the
most important of which is that dynamic power can
be described as linearly dependent with CPU utiliza-
tion and Instructions Per Cycle (IPC), or kept con-
stant. In our case, we stress the system at the maxi-
mum CPU utilization, in order to isolate the dynamic
power. The platform under test is a SunFire V20z
server with 2 Dual-Core AMD Opteron processors
and 4GB of RAM. Keeping the workload constant,
we slowly vary the inlet temperature of the server,
obtaining CPU temperatures ranging from 45◦C to
70◦C, while monitoring the following server param-
eters: (i) CPU temperature (1 sensor per CPU),
(i) memory temperature (1 sensor per each of the 2
memory banks), (iii) fan speed and (iv) overall power
consumption.

All temperatures and fan speed values are ob-
tained via the server internal sensors, collected
through the Intelligent Platform Management Inter-
face (IPMI) tool 2. IPMI allows to poll the internal
sensors of the enterprise server with negligible over-
head. Because the server is not shipped with power
consumption sensors, we use non-intrusive current
clamps. The current clamp is connected to the power
cord of the server and wirelessly transmits the mon-
itored data to a base station connected to a desktop
computer. Data gathered via the current clamp and
the server internal sensors are aligned to ensure they
have a common timestamp.

Our hypothesis is that we can find and define two
different working regions depending on the impact
of leakage power in the total power consumption of
high-performance servers. In this sense, we aim to
prove that for the lower range of temperatures, the
impact of the temperature-dependant leakage is neg-
ligible, whereas for a higher temperature range leak-
age needs to be considered. This hypothesis will be
verified throughout the extensive experimental work
and the methodology just described.

B. Data room setup

In order to validate the server-level model in an in-
frastructure resembling a real data center scenario,
we install eight Sunfire V20z servers in a rack inside

1http://www.devin.com/lookbusy/
2http://ipmitool.sourceforge.net/
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Fig. 2. Evolution of the air-conditioning COP with room
temperature

an air-cooled data room, with the rack inlet facing
the cold air supply and the outlet facing the heat
exhaust. The air conditioning unit mounted in the
data room is a Daikin FTXS30 unit, with a nomi-
nal cooling capacity of 8.8kW and a nominal power
consumption of 2.8KW. We assume an outdoor tem-
perature of 35◦C and use the manufacturers technical
data to obtain the COP curve depending on the room
temperature [17]. This temperature is only used to
estimate the energy savings based on the curve pro-
vided by the manufacturer and does not affect the
experimental results.

As can be seen in Figure 2, as the room tem-
perature and the heat exhaust temperature raises,
approaching the outdoor temperature, the COP in-
creases and, thus the cooling efficiency improves.

We monitor all the servers by means of IPMI tool
to gather the server internal sensors and the current
clamps to obtain power consumption. We set the air
supply temperature at various values ranging from
18oC to 24oC, and run from 1 to 4 simultaneous in-
stances of the different tasks of the SPEC CPU 2006
benchmark suite [18] in the servers of the data room.
Our goal is to verify the leakage-temperature model,
finding the maximum air-supply temperature that
makes the servers work in the temperature region
where leakage is negligible.

V. Results

Characterizing the power with respect to temper-
ature under a constant synthetic workload allows us
to define different working regions depending on the
impact of leakage power. In region I, for CPU tem-
peratures ranging from 44◦ C to 48◦ C, we find that
the contribution of the leakage to the total consump-
tion of the server is negligible (see Figure 3). As can
be seen, the obtained data follows a linear trend, as
expected. Once the regression model is built, we ob-
tain Equation 6 that fits the experimental data.

PI = 0.0288 · TCPUaverage + 182.15 (6)

On the other hand, region II is defined for those
CPU temperatures higher than 48◦ C. In this re-
gion, the impact of power consumption due to leak-
age needs to be considered, as can be seen in Figure 4.
The data fitting to a linear curve in this region is
shown in Equation 7, where an increase of about one
order of magnitude in the slope of the curve can be
appreciated if compared with region I.
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Fig. 4. Power consumption of SunFire V20z for temperature
region II

PII = 0.3255 · TCPUaverage + 160.894 (7)

In both cases, the dispersion of the samples are
due to the inaccuracy of the clamp, whose error in
performing the measurements is close to ±5W.

After obtaining the two working regions for the
leakage power, we move to the data room setup. We
run the tasks of the SPEC CPU 2006 benchmark
suite in the AMD servers under different data room
conditions. In our experiments, we run from 1 to
4 instances of SPEC CPU in the AMD servers at
different room temperatures of 18◦ C, 20◦ C, 22◦ C
and 24◦ C. Figure 5a shows the power consumption
values for two simultaneous instances of the SPEC
CPU 2006 benchmark at an air supply setpoint tem-
perature of 18◦ C, 20◦ C and 24◦ C, respectively.
Figure 5b shows the CPU temperature for each of
these tests under the same conditions.

Because all other variables are constant, and as
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the measurement error with the current clamp is al-
ready controlled, the changes in the power consump-
tion for each test can be due to the differences in am-
bient temperature. As can be seen in the plots, even
though there are differences in the average CPU tem-
perature between the 18◦ C and the 20◦ C case, for
most of the benchmarks CPU temperature does not
go above the 50◦ C, staying in the negligible leakage
area. In fact, the power consumption differences be-
tween the 18◦ C and the 20◦ C case are in the range
of ±5W, so we cannot consider them to be due to
leakage, but to the inaccuracy of our current clamp.
However, for the 24◦ C case, CPU temperatures raise
above 50◦ C and power consumption for most of the
benchmarks is considerably higher than in the 18◦

C scenario, achiving differences higher than 8W for
gcc, libquantum, astar and xalancbmk benchmarks.
Thus, in this region we begin to observe temperature-
dependant leakage.

The experimental results for our data room sce-
nario show that if we allow temperature to raise
above this 24◦ C barrier, the contribution of the
leakage increases, increasing the computing power
drawn by our infrastructure. However, for our data
room configuration and under our workload, leakage
is negligible in the 18◦ C-24◦ C range and, thus, we
can raise the ambient temperature in order to reduce
cooling power.

If we increase the air supply temperature from 18◦

C to 24◦ C, the room temperature increases and the
COP varies (see Figure 2) from 2.95 to 3.47, increas-
ing the energy efficiency of the cooling equipment
and reducing the cooling power. This increase has a
proportional impact on the energy savings of the in-
frastructure, leading to a decrease of 11.7% in cooling
power as predicted by the curve.

VI. Conclusions

Power consumption in servers can be estimated by
the summation of the dynamic power consumption
of every active module, dependent on the activity,
and the leakage power consumption, that is strongly
correlated with the integration technology. However,
traditional approaches have never incorporated the
impact of leakage power consumption in these mod-
els, and the noticeable values of leakage power con-
sumption that appear at higher CPU temperatures.

The work presented in this paper detects the need
of addressing leakage power in order to achieve sub-
stantial savings in the energy consumption of servers.
In particular, our work shows that, by a careful de-
tection and management of two working regions (low
and high impact of thermal-dependent leakage), en-
ergy consumption of the data-center can be opti-
mized by a reduction of the cooling budget. Fi-
nally, we validate these facts with a deep experimen-
tal work that resembles the infrastructure of current
enterprises, where an 11 % of the cooling budget can
be reduced.
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Resumen— Se propone una biblioteca de clases de Objetos 

Paralelos [10] (utilizando los modos de comunicación 

síncrono, asíncrono y futuro asíncrono) para implementar 

los patrones de comunicación/interacción más comúnmente 

utilizados, en particular las granjas de procesos o Farms, 

los cauces de procesos o PileLine y los árboles binarios de 

procesos usando Divide y Vencerás o TreeDV;  a través de 

un enfoque de Programación Paralela Estructurada junto 

con un método de programación basado en Composiciones 

Paralelas de Alto Nivel o CPANs [14], bajo el paradigma 

de la orientación a objetos para potencializar las 

propiedades de la encapsulación y la abstracción y así 

poder proporcionar al programador la posibilidad de la 

reusabilidad de los patrones antes mencionados para la 

construcción de otros más complejos en la solución de 

problemas [15], junto con un conjunto de restricciones 

predefinidas de sincronización entre procesos (maxpar o 

paralelismo máximo, mutex o exclusión mutua, sync o 

sincronización entre procesos usando el modelo productor-

consumidor).  

 

Palabras clave—CPANs, Programación Paralela 

Estructurada, Programación Orientada a Objetos, Objetos 

Paralelos. 

I. INTRODUCCIÓN 

omo es sabido, existen infinidad de aplicaciones 

que utilizando máquinas con un solo procesador 

tratan de obtener el máximo rendimiento de un sistema 

al resolver un problema; sin embargo, cuando tal sistema 

no puede proporcionar el rendimiento esperado, una 

posible solución consiste en optar por aplicaciones, 

arquitecturas y estructuras de procesamiento paralelo o 

concurrente. Hoy en día el avance reciente en sistemas 

masivamente paralelos, comunicaciones de gran ancho 

de banda, procesadores rápidos para el tratamiento de 

señales, etc., así lo permiten. Parte importante de estas 

investigaciones son los algoritmos paralelos, 

metodologías y modelos de programación paralela que 

actualmente se están desarrollando.  

El presente trabajo propone una biblioteca de clases 

que proporciona al programador los patrones de 

comunicación más comúnmente utilizados en la 

programación paralela [8],[12], en particular, los 

patrones pipeline, farm y tree de la técnica de diseño de 

algoritmos divide y vencerás y que han sido 

                                                           
1
Universidad Autónoma de Puebla, Avenida. San 

Claudio y 14 Sur, San Manuel, Puebla, Puebla, 72000, 

México. E-mail: rossainz@cs.buap.mx  
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ETS Ingeniería Informática y de Telecomunicación, 

Universidad de Granada, Periodista Daniel Saucedo 

Aranda s/n, 18071 Granada, España. E-mail: 

manuelcapel@ugr.es  

implementados usando Composiciones Paralelas de Alto 

Nivel (CPANs) [14],[16], las cuales tienen las 

propiedades siguientes:  

 

1. Modos asíncrono y futuro asíncrono de comunicación 

entre los objetos paralelos del CPAN [10].  

2. Objetos con paralelismo interno.  

3. Disponibilidad de mecanismos de sincronización 

(MaxPar, MuTex y Sync Productor-Consumidor). 

4. Disponibilidad de control de tipos genéricos.  

5. Transparencia en la distribución de aplicaciones 

paralelas. 

6. Rendimiento satisfactorio: Programabilidad, 

Portabilidad  y Performance 

II. COMPOSICIONES PARALELAS DE ALTO NIVEL 

Un CPAN es la composición de un conjunto de objetos 

de tres tipos: Un objeto manager que representa al 

CPAN en sí mismo y hace de él una abstracción 

encapsulada que oculta su estructura interna. El manager 

controla las referencias de un conjunto de objetos (un 

objeto denominado Collector y varios objetos 

denominados Stage), que representan los componentes 

del CPAN y cuya ejecución se lleva a cabo en paralelo y 

debe ser coordinada por el propio manager. Los objetos 

Stage son los encargados de encapsular una interfaz tipo 

cliente-servidor que se establece entre el manager y los 

objetos esclavos (objetos pasivos que contienen el 

algoritmo secuencial de la solución de un problema). Y 

un objeto Collector que es un objeto encargado de 

almacenar en paralelo los resultados que le lleguen de 

los objetos stage que tenga conectados (ver fig 1).  

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

Fig. 1. Estructura Interna de un CPAN. Composición de sus 

Componentes. 
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A. La clase abstracta ComponentManager de un 

CPAN  

Define la estructura genérica del componente  manager 

de un CPAN  

 
CLASS ABSTRACT ComponentManager 

{  

 ComponentStage[ ] stages; 

 

 PUBLIC VOID init (ASOCIACION[] list)  

   {ABSTRACT;} 

 

 PUBLIC ANYTYPE execution(ANYTYPE datain)  

   VAR 

     ComponentCollector res; 

   { 

    res = ComponentCollector CREATE(); 

    commandStages(datain,res); 

    RETURN res.get(); 

   } 

  

 PRIVATE VOID commandStages(ANYTYPE  

 datain,ComponentCollector res)  

   {ABSTRACT;} 

  

 MAXPAR (execution);  

}; 

 

B. La clase Abstracta ComponentStage de un 

CPAN 

Define la estructura genérica del componente  stage de 

un CPAN, así como de sus interconexiones. 

 
CLASS ABSTRACT ComponentStage 

{ 

 ComponentStage[] otherstages; 

 BOOL am_i_last; 

 METHOD meth; 

 OBJECT obj; 

  

 PUBLIC VOID init (ASOCIACION[ ] list) 

   VAR 

     ASOCIACION item; 

   { 

    item = HEAD(list);  

    obj = item.obj;  

    meth= item.meth; 

    if (TAIL(list) == NULL)  

    am_i_last = true; 

   } 

 

 PUBLIC VOID request (ANYTYPE datain,  

 ComponentCollector res)  

   VAR 

     ANYTYPE dataout; 

   { 

    dataout = EVAL (obj,meth, datain); 

    IF (am_i_last)  

        TREAD res.put(dataout) 

    ELSE commandOtherStages (dataout,  

                                 res); 

   } 

  

 PRIVATE VOID commandOtherStages(ANYTYPE  

 dataout, ComponentCollector res)   

   { ABSTRACT;}     

  

 MAXPAR (request);  

}; 

C. La clase Concreta ComponentCollector de un 

CPAN 

Define la estructura concreta del componente colector de 

cualquier CPAN. Éste componente implementa un buffer 

multi-item, donde se irán almacenando los resultados de 

los stages que hagan referencia a este colector.  

 
CLASS CONCRETE ComponentCollector 

{ 

  VAR 

    ANYTYPE[] content; 

 

  PUBLIC VOID put (ANYTYPE item)  

     {CONS(content, item);} 

      

  PUBLIC ANYTYPE get() 

    VAR 

      ANYTYPE result; 

    { 

     result = HEAD(content[]); 

     content = TAIL(content[]); 

     RETURN result; 

    } 

  

   SYNC(put,get);  

   MUTEX(put);  

   MUTEX(get); 

}; 

III. DISEÑO Y CONSTRUCCIÓN DEL CPAN PIPELINE 

La Fig.2 representa el patrón paralelo de comunicación 

PipeLine como un CPAN. 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

Fig. 2.  El CPAN de un PipeLine 

 

Los objetos stage_i y Manager del modelo gráfico del 

CpanPipe son instancias de clases concretas que heredan 

las características de las clases ComponentManager y 

ComponentStage. 

 

A. Definición Sintáctica y Semántica del Cpan 

Pipe 

Cualquier objeto PipeManager se encarga sólo del 

primer stage del pipeline en su inicialización. Durante la 

ejecución de una petición de servicio, sólo es 

comandado el primer stage . 
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CLASS CONCRETE PipeManager EXTENDS OF 

ComponentManager 

{ 

 PUBLIC VOID init(ASOCIACION[ ] list) 

   { 

    stages[0] = PipeStage CREATE( list ); 

   } 

 

 PRIVATE VOID commandStages (ANYTYPE  

 datain,ComponentCollector res) 

   { 

    THREAD stages[0].request(datain,res); 

   } 

}; 

 
Los objetos de la clase PipeStage crean el siguiente 

stage del pipeline durante su fase de inicialización. En la 

ejecución de su operación request(), un objeto stage 

comanda directamente al siguiente y es el último el que 

envía el resultado al objeto Colector cuya referencia se 

transmite dinámicamente stage por stage. 

 
CLASS CONCRETE  PipeStage EXTENDS OF 

ComponentStage 

{ 

 PUBLIC VOID init (ASOCIACION[] list) 

   { 

    stage.init(list); 

    IF (!am_i_last) 

      {    

       otherstages[0] = PipeStage  

               CREATE(TAIL(list)); 

      } 

    } 

    

  PRIVATE VOID commandOtherStages (ANYTYPE  

  datain,ComponentCollector res) 

    {   

     THREAD otherstages[0].request  

                         (datain, res);  

    } 

}; 

IV. DISEÑO Y CONSTRUCCIÓN DEL CPAN FARM 

La representación del patrón paralelo FARM como un 

CPAN se muestra en la fig.3. 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

 

Fig. 3. El Cpan de un Farm 

 

A. Definición sintáctica y semántica del Cpan 

Farm 

Una primera política para la composición del FARM es 

que el manager espere sólo el primer resultado 

disponible dado por cualquiera de los stages, los cuales 

responden a una petición de servicio de forma asíncrona. 

 
CLASS CONCRETE FarmManager EXTENDS OF 

ComponentManager 

  { 

       VAR 
      INT nWorker; 

 
   PUBLIC VOID init (ASOCIACION[] list) 

     VAR  

       asociacion[] newlist,  

       INT i=0; 

     { 

      WHILE (!(newlist = TAIL(list))) 

        { 

         stages[i++] = FarmStage CREATE  

         (CONS(HEAD(list),NULL)); 

         list = newlist; 

        } 

      nWorker = i; 

     } 

 
    PRIVATE VOID  commandStages(ANYTYPE  

    datain,ComponentCollector res) 

      VAR 

        INT i; 

      { 

       FOR i =(0,nWorker) 

        {  

         THREAD stages[i].request(datain,  

         res); 

        } 

      } 

   }; 

 
La clase concreta FarmManager hereda de 

ComponentManager. La operación init() crea todos los 

stages necesarios, mientras que la operación execution() 

es lanzada en paralelo de forma asíncrona, distribuyendo 

datos a todos los stages, esperando el primer resultado 

disponible en el objeto colector. Como en el caso del 

pipeline, las restricciones de sincronización son 

heredadas de la clase abstracta ComponentManager. 

Los stages del farm son objetos de FarmStage, que 

heredan de ComponentStage: 

 
CLASS CONCRETE FarmStage EXTENDS OF 

ComponentStage 

   { }; 

 

Los stages del Farm no se conectan unos con otros. El 

manager los comanda a todos en su ejecución y el 

resultado de cada uno es enviado al objeto colector y 

puesto a disposición del manager. Como los stages son 

ejecutados en paralelo de forma asíncrona, la política de 

planificación heredada de la superclase garantiza que el 

acceso al colector, necesario para retornar los resultados, 

se hará de una forma sincronizada por parte de dichos 

objetos. 

 

V. DISEÑO Y CONSTRUCCIÓN DEL CPAN TREEDV 

La representación del patrón tree que define la técnica 

de Divide y Vencerás  como CPAN tiene su modelo 

representado en la fig.4. 
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Fig. 4. El Cpan de un TreeDV 

 

A diferencia de los modelos anteriores, donde los 

objetos esclavos eran predeterminados fuera del modelo 

CPAN, en este modelo sólo un objeto esclavo es 

predefinido estáticamente y asociado al primer stage del 

árbol. Los siguientes objetos esclavos serán creados 

internamente por los propios stages de forma dinámica. 

 

A. Definición sintáctica y semántica del Cpan 

TreeDV 

La clase TreeDVManager implementa un patrón de 

comunicación de un árbol binario bajo la técnica de 

programación Divide y Venceras.  

 
CLASS CONCRETE TreeDVManager EXTENDS OF 

ComponentManager 

{ 

 PUBLIC VOID init (ASOCIACION[ ] list) 

  {       

   stages[0] = TreeDVStage CREATE (list); 

  } 

 

 PRIVATE VOID  commandStages(ANYTYPE  

 datain,ComponentCollector res) 

  {  

   THREAD stages[0].request(datain,res); 

   THREAD res.put(datain); 

  } 

}; 

 

Cualquier objeto TreeDVStage se encargará de crear un 

nodo del árbol binario (izquierdo o derecho). Cuando el 

nodo raíz o stage inicial ejecuta la operación request() en 

paralelo, se evalúa el problema con el método del objeto 

esclavo asociado, retornando la división del problema en 

dos partes. Posteriormente, se llamará al método 

commandOtherStages(), quien tomará dichos 

subproblemas, creará dos nodos stages asociados a su 

nodo padre, asociándoles a éstos últimos sus respectivos 

objetos esclavos, que serán creados dinámicamente 

conforme se vayan creando los nodos del árbol binario, 

y les enviará a cada uno una parte del problema a 

resolver, todo ello de forma recursiva.  

 
CLASS CONCRETE  TreeDVStage EXTENDS OF 

ComponentStage 

{ 

   VAR 
    ASOCIACION list; 

 

 PUBLIC VOID init(ASOCIACION[] *list) 

   { 

    this.list=list; 

    stage.init(list); 

    am_i_last= FALSE; 

   } 

 
 PRIVATE VOID commandOtherStages (ANYTYPE  

 datain,ComponentCollector res) 

        VAR 
      ANYTYPE data_izq, data_der; 

      { 
    IF(datain.inicio<datain.fin) 

      { 

       otherStages[0]= TreeDVStage  

       CREATE(list); 

       otherStages[1]=TreeStage  

       CREATE(list); 

       THREAD otherStages[0].request(dv( 

              datain,datain.inicio, 

              datain.medio),res); 

       THREAD otherStages[1].request(dv( 

              datain,datain.medio+1, 

              datain.tam-1),res); 

      } 

   } 

 

 PRIVATE ANYTYPE dv(ANYTYPE dataout, int  

 inicio, int fin) 

   { 

    datain.inicio=inicio; 

    datain.fin=fin; 

    RETURN datain; 

   } 

}; 

VI. RENDIMIENTO DE LOS CPANS 

El análisis de speedup de los CPANs Farm, PipeLine y 

TreeDV aparece en [17] donde se muestra la 

escalabilidad del rendimiento de los CPANS con 2, 4, 8, 

16 y 32 procesadores resolviendo problemas de 

ordenación y problemas NP-Completos como el del 

Agente Viajero [5],[15]. 

VII. DESCRIPCIÓN DE LA BIBLIOTECA DE CLASES DE 

OBJETOS PARALELOS 

La implementación paralela del modelo CPAN se 

concretiza con la biblioteca de clases de objetos 

paralelos que se propone y que define los patrones 

paralelos de comunicación de procesos con los que se 

han venido trabajando, vistos como Composiciones 

Paralelas de Alto Nivel: El patrón Farm [13] 

representado por el Cpan Farm, el patrón Pipeline [13] 

representado por el Cpan Pipe, el patrón Binary-tree 

junto con la técnica de Divide y Vencerás[3], 
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representado por el Cpan TreeDV y el patrón FarmB&B 

que implementa la técnica de Ramificación y poda 

representado por el Cpan FarmBB [5],[15],[16]. 

La biblioteca ha sido implementada en el lenguaje C++ 

bajo el paradigma de la orientación a objetos en su parte 

secuencial y para la contraparte paralela se ha utilizado 

el estándar PThread, para el manejo de hilos y 

compartición de recursos. 

La adopción del enfoque de la orientación a objetos en 

la implementación de la biblioteca ha hecho posible 

solucionar el problema de encontrar un conjunto 

completo de patrones paralelos de comunicación, ya que 

el paradigma permite añadir nuevos patrones a un 

conjunto inicial incompleto mediante la definición de 

subclases. La línea de investigación que se siguió fue el 

encontrar representaciones de patrones paralelos como 

clases, a partir de las cuales se pueden instanciar objetos 

paralelos o CPANS que son, a su vez, ejecutados como 

consecuencia de una petición de servicio externa a 

dichos objetos y procedentes de la aplicación de usuario.  

La conveniencia de utilizar los PThreads [1] en la 

implementación de los CPANS radica en el hecho de 

que los PThreads como paquete de hilos, permiten 

escribir programas con varios puntos simultáneos de 

ejecución, sincronizados a través de memoria 

compartida. La biblioteca de clases de los CPANS  se 

forma  principalmente de tres grupos de clases: 

 

El grupo de las clases base necesarias para construir un 

CPAN, o dicho de otra forma, las clases que 

implementan los Objetos Paralelos de éste.  

 
TABLA I 

CLASES BASE QUE CONFORMAN LOS OBJETOS PARALELOS DE UN CPAN 

Object 

Define objetos esclavos 

genéricos y debe ser la 

superclase de las clases que 

definen objetos esclavos 

específicos. 

CHilo 

Proporciona métodos para 

iniciar un hilo de ejecución. Es 

una clase abstracta con un 

método virtual puro fnHilo( ) 

que se corresponderá con el hilo 

de ejecución. Será la clase padre 

de las clases 

ComponentCollector, 

ComponentStage y 

ComponentManager de un 

CPAN, las cuales tendrán que 

redefinir el método fnHilo(). 

ComponentCollector 

Es la clase Concreta que 

define el componente 

“collector” de un CPAN y 

genera objetos colectores que 

recopilan las soluciones de los 

objetos “stage” conectados a él. 

ComponentStage 

Es la clase Abstracta que 

define el componente “stage” de 

un CPAN que debe ser 

especializado y definido en 

aquellas clases que hereden de 

ésta. 

ComponentManager 

Es la clase Abstracta que 

define el componente 

“manager” de un CPAN que 

debe ser especializado y 

definido en aquellas clases que 

hereden de ésta. 

Util 

Fichero de encabezado que 

contiene la definición de 

diversas “funciones primitivas” 

y de varios tipos de datos 

abstractos necesarios en la 

implementación de los CPANS 

 

El grupo de las clases que definen los CPANS concretos 

que constituyen la biblioteca: Cpan Farm, Cpan Pipe, 

Cpan TreeDV y Cpan FarmBB.  
 

TABLA II 

CLASES QUE DEFINEN LOS CPANS FARM, PIPE,TREEDV Y FARMBB 

FarmManager 

 

Definen la construcción de un 

objeto “manager” concreto para 

los patrones FARM, PIPE, Tree-

Divide y Venceras y Farm-

Ramificación y poda, 

respectivamente. Heredan de la 

clase base “ComponentManager” 

PipeManager 

 

TreeDVManager 

FarmBBManager 

FarmStage, Definen la construcción de un 

objeto “stage” concreto para los 

patrones FARM, PIPE, Tree-

Divide y Venceras y Farm-

Ramificación y poda, 

respectivamente. Heredan de la 

clase base “ComponentStage” 

PipeStage 

TreeDVStage 

FarmBBStage 

 

El grupo de clases definidas por el usuario para la 

creación de los objetos esclavos a ser trabajados por los 

CPANS y tipos de datos abstractos utilizados en ellos. 

 
TABLA III 

CLASES DE TIPOS DE DATOS ABSTRACTOS PARA LOS CPANS 

MyType 

Clase definida por el usuario donde se 

establece el tipo de datos enteros iniciales 

a procesar así como la estructura de 

almacenamiento de estos. Esta clase es 

utilizada para proporcionar el tipo 

abstracto de datos así como la su 

estructura de almacenamiento. Elementos 

que serán utilizados por los CPAN Farm y 

Pipe en su prueba de ejecución . 

MyTypeDV 

Clase definida por el usuario donde se 

establece el tipo de datos enteros iniciales 

a procesar así como el almacenamiento de 

estos dentro del CPAN TreeDV en su 

prueba de ejecución . 

Nodo 

Clase definida por el usuario donde se 

establece el tipo de datos a procesar por 

un Cpan FarmBB: En este caso el tipo 

Nodo, formado de variables que 

almacenan datos como por ejemplo, el 

costo acumulado de un nodo, su matriz de 

costos reducida, el nivel donde se 

encuentra en el árbol de expansión y el 

vector de solución que muestra el camino 

de costo mínimo calculado en ese nodo. 

Además cuenta con funciones miembro 

que calculan: la reducción de una matriz 

de costos, y funciones que imprimen los 

datos anteriormente citados. 
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En este caso se han incorporado a la biblioteca a manera 

de ejemplo, clases que constituyen los objetos esclavos 

para los CPANS farm, pipe y treeDV, que implementan 

la solución de  problemas de ordenamiento de un 

conjunto de valores. Para más detalles consultar [14]. 

Finalmente, la jerarquía de clases que se presenta en la 

Fig. 5, constituye la biblioteca de los CPANS propuestos, 

proporcionando una gran ventaja al programador al tener 

la posibilidad de, mediante la herencia, simplificar la 

definición de nuevos CPANs haciendo uso de la 

jerarquía inicial definida en biblioteca de clases[7],[14]. 

 

 

 

 

Fig. 5. Jerarquía de clases de la biblioteca de los CPANs 

VIII. CONCLUSIONES 

1. Se ha desarrollado un método de programación 

basado en Composiciones Paralelas de Alto Nivel 

o CPANs [16]. 

2. Se han implementado los CPANS PipeLine, Farm 

y TreeDV cuyos detalles están publicados en [17].  

3. Los CPANs implementados son reusables gracias 

a la adopción del enfoque orientado a objetos para 

definir nuevos patrones utilizando los ya 

construidos. Para más detalle ver las referencias 

[15] y [17]. 

4. Se han transformado algoritmos conocidos que 

resuelven problemas secuenciales en algoritmos 

paralelizables. 

5. Los CPANs Pipe, Farm y TreeDV conforman una 

biblioteca de clases. 

6. Se han programado las restricciones de 

sincronización sugeridas por el modelo del Cpan: 

el paralelismo máximo (MaxPar), la exclusión 

mutua (Mutex) y la sincronización de 

comunicación de procesos lectores/escritores 

(Sync). 

7. La programación del modo de comunicación 

futuro asíncrono para resultados “futuros” dentro 

de los Cpans se ha llevado a cabo de manera 

original mediante clases. 
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Paralelizando una Aproximación Multiobjetivo
y Bioinspirada para Filogenética Usando

Esquemas H́ıbridos MPI/OpenMP
Sergio Santander-Jiménez1 y Miguel A. Vega-Rodŕıguez1.

Resumen— La inferencia filogenética es uno de los
problemas más importantes en Bioinformática. Re-
cientes estudios han planteado su resolución mediante
técnicas de optimización multiobjetivo, con objeto de
solventar los problemas que surgen cuando distintas
técnicas filogenéticas dan lugar a relaciones evolutivas
conflictivas entre śı. En este sentido, resulta esencial
la combinación de computación bioinspirada y parale-
la para afrontar la complejidad computacional de esta
nueva formulación del problema. En este art́ıculo pro-
ponemos el empleo de esquemas h́ıbridos basados en
MPI y OpenMP para paralelizar en arquitecturas ti-
po clúster un algoritmo multiobjetivo inspirado en el
comportamiento de las luciérnagas aplicado a la in-
ferencia de historias evolutivas. La experimentación
realizada sobre cuatro bases de datos reales muestra
que el algoritmo puede lograr significativos factores de
aceleración y eficiencias mediante el empleo del mo-
delo más apropiado para explotar el paralelismo en
los niveles de inferencia y evaluación de soluciones.

Palabras clave— Computación con Clusters, Inteli-
gencia de Enjambre, Optimización Multiobjetivo, In-
ferencia Filogenética.

I. Introducción

LA creciente necesidad de afrontar complejos re-
tos computacionales en una amplia variedad de

ámbitos cient́ıficos ha dado lugar a avances significa-
tivos en el desarrollo de arquitecturas clúster multi-
core. Mediante el empleo de técnicas de computación
con clusters, es posible desarrollar nuevas estrategias
paralelas para resolver problemas NP-completos en
los que el espacio de búsqueda crece exponencialmen-
te con el tamaño de los datos de entrada. Estos di-
seños algoŕıtmicos tratan de maximizar el rendimien-
to paralelo explotando las caracteŕısticas de los pa-
radigmas de memoria compartida y memoria distri-
buida, siendo especialmente populares los esquemas
h́ıbridos basados en OpenMP y MPI para afrontar
satisfactoriamente este tipo de problemas [1].

Múltiples ámbitos de investigación en bioinformá-
tica pueden beneficiarse de la aplicación de técnicas
de computación paralela. La inferencia de relaciones
evolutivas entre especies representa uno de los pro-
blemas de optimización más complejos en este cam-
po. Su complejidad viene dada por el hecho de que
el espacio de búsqueda de posibles topoloǵıas filo-
genéticas crece exponencialmente con el número de
secuencias moleculares a estudiar [2]. En este con-
texto, resulta inviable la aplicación de técnicas de
búsqueda exhaustiva por sus prohibitivos tiempos de

1Universidad de Extremadura, Dept. Tecnoloǵıa de los
Computadores y de las Comunicaciones, Escuela Politécnica.
Campus Universitario s/n, 10003, Cáceres, España. {sesaji,
mavega}@unex.es

ejecución. Para llevar a cabo el análisis de bases de
datos biológicas cada vez más complejas, es nece-
sario desarrollar nuevas aproximaciones basadas en
computación de altas prestaciones [3]. Bader et al.
resumieron en [4] diversas estrategias para afrontar el
problema, definiendo un modelo jerárquico con dis-
tintos niveles de granularidad para el desarrollo de
procedimientos filogenéticos paralelos.

Por otro lado, al formular la inferencia filogenética
como un problema de optimización, se pueden utili-
zar numerosos criterios de optimalidad [5]. Sin em-
bargo, criterios diferentes pueden dar lugar a hipóte-
sis evolutivas conflictivas entre śı. La resolución de
este problema exige el empleo de técnicas de opti-
mización multiobjetivo [6], las cuales pueden benefi-
ciarse del paralelismo a fin de disminuir los tiempos
requeridos para realizar búsquedas filogenéticas con-
forme a múltiples criterios simultáneamente [7].

En este art́ıculo, afrontamos el problema de la infe-
rencia filogenética conforme a dos criterios: parsimo-
nia y verosimilitud. Para ello, proponemos distintos
diseños h́ıbridos basados en OpenMP y MPI para
paralelizar un algoritmo multiobjetivo de inteligen-
cia de enjambre, el Multiobjective Firefly Algorithm
(MO-FA). Cada propuesta planteada pretende pa-
ralelizar el algoritmo en los niveles de inferencia y
evaluación de soluciones [3], usando para ello distin-
tas estructuras de datos para comunicar tareas entre
procesos bajo un esquema master-worker. El objeti-
vo principal es seleccionar el diseño paralelo más efi-
ciente, identificando los factores que puedan tener un
impacto negativo en la escalabilidad. Estos diseños
paralelos han sido evaluados utilizando las métricas
de aceleración y eficiencia, efectuando experimentos
sobre cuatro bases de datos reales de nucleótidos.

Este art́ıculo está organizado como sigue. En la
siguiente sección, resumimos los fundamentos de la
inferencia filogenética. La Sección III detalla diver-
sos esquemas h́ıbridos para paralelizar el algoritmo
MO-FA. En la Sección IV, explicamos nuestra meto-
doloǵıa experimental y presentamos resultados para-
lelos y biológicos. Finalmente, la Sección V propor-
ciona conclusiones y define ĺıneas de trabajo futuro.

II. Reconstrucción Filogenética

Dado un conjunto de N secuencias moleculares
procedentes de distintos organismos en la naturale-
za, los procedimientos filogenéticos tratan de inferir
una estructura tipo árbol T = (V, E) que describe
las relaciones ancestro-descendiente entre las espe-
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cies estudiadas. Cada organismo del conjunto de en-
trada viene caracterizado por una cadena de S carac-
teres de un alfabeto Σ que representan nucleótidos,
aminoácidos u otros datos biológicos. En un árbol
filogenético, las especies de entrada se localizan en
las hojas de T , sus posibles ancestros se representan
como nodos internos en V , y las relaciones ances-
trales se modelan usando las ramas del conjunto E,
que definen tiempos evolutivos por medio de valores
de longitud de rama. La representación de árboles
filogenéticos puede llevarse a cabo de diversas mane-
ras. La Figura 1 muestra una topoloǵıa filogenética
y sus representaciones correspondientes usando códi-
gos Newick [2] y matrices de distancias genéticas [5].

Fig. 1: Representando árboles filogenéticos

Múltiples propuestas han permitido definir la infe-
rencia de árboles filogenéticos conforme a criterios de
optimalidad. Las aproximaciones multiobjetivo tra-
tan de inferir un conjunto de soluciones Pareto que
representan un compromiso entre criterios dispares.
Nos centraremos en dos de los principios más popu-
lares: máxima parsimonia y máxima verosimilitud.

Las aproximaciones basadas en parsimonia tratan
de inferir la explicación más sencilla a la evolución
de las especies de entrada. Dado un conjunto de da-
tos compuesto por N secuencias de S caracteres, el
criterio de máxima parsimonia busca aquel árbol fi-
logenético T = (V, E) que minimice el número de
cambios a nivel molecular a lo largo de su topoloǵıa:

P (T ) =
S∑

i=1

∑

(a,b)∈E

C(ai, bi), (1)

donde (a, b) ∈ E representa la rama que relaciona a
las especies a, b ∈ V , ai and bi son los valores del
i-ésimo carácter en las secuencias correspondientes a
a y b, y C(ai, bi) es el coste evolutivo entre ai y bi.

Por su parte, los métodos de máxima verosimi-
litud fueron propuestos con la idea de reconstruir
la hipótesis evolutiva más probable que explique los
datos observados. Dado un conjunto de N cadenas
moleculares de longitud S y un modelo evolutivo m
que define las probabilidades de eventos de mutación
a nivel molecular, estos métodos buscan aquel árbol
filogenético T = (V, E) que maximice la función de
verosimilitud, definida del siguiente modo:

L[D, T, m] = Pr[D|T, m] =
S∏

i=1

E∏

j=1

(ritj)
nij (2)

siendo ri la probabilidad de mutación para el carác-
ter i-ésimo, tj el tiempo evolutivo entre los nodos

emparentados por la rama j ∈ E, y nij el número de
eventos de mutación observados entre los organismos
conectados por j en el carácter i-ésimo. Dado que las
búsquedas de topoloǵıas óptimas según los criterios
de parsimonia y verosimilitud son consideradas co-
mo problemas NP-completos ([8], [9]), la inferencia
y evaluación de árboles filogenéticos desde una pers-
pectiva multiobjetivo debe ser afrontada mediante la
aplicación de metaheuŕısticas paralelas.

III. Una Propuesta Multiobjetivo y
Paralela Inspirada en las Luciérnagas

En esta sección, explicamos los conceptos básicos
del algoritmo propuesto, Multiobjective Firefly Al-
gorithm (MO-FA), e introducimos varios esquemas
para su paralelización sobre clusters multicore. El
Firefly Algorithm (FA) [10] es un algoritmo de inteli-
gencia de enjambre inspirado en la bioluminiscencia
de las luciérnagas para la resolución de problemas de
optimización. Las luciérnagas hacen uso de un sis-
tema de comunicación basado en la emisión de luz
para atraer otras luciérnagas a su posición. Aquellas
luciérnagas con los patrones más intensos de emisión
de luz atraerán a un mayor número de luciérnagas,
teniendo en cuenta factores como la distancia entre
luciérnagas y la absorción de luz por parte del en-
torno. Este comportamiento se modela identificando
la intensidad de la luz emitida con la calidad de una
posible solución a un problema. MO-FA extiende el
diseño del FA para resolver problemas de optimiza-
ción multiobjetivo, utilizando conceptos como el de
dominancia [6] para decidir qué luciérnagas muestran
los patrones de luz más atractivos, esto es, las mejo-
res soluciones desde una perspectiva multiobjetivo.

Con objeto de adaptar MO-FA al problema de la
inferencia filogenética, emplearemos matrices de dis-
tancias para representar los individuos en la pobla-
ción. El algoritmo moverá las luciérnagas hacia las
soluciones más prometedoras operando sobre las dis-
tancias genéticas y aplicando el método BIONJ para
reconstruir las correspondientes topoloǵıas filogenéti-
cas [11], las cuales serán optimizadas utilizando para
ello métodos de búsqueda topológica [2].

A lo largo de la ejecución, las matrices de distan-
cias serán actualizadas para mover el enjambre hacia
las mejores soluciones. Dada una luciérnaga Xr en un
enjambre X, dominada por otra luciérnaga Xs, con
matrices de distancias Xr.M y Xs.M , el algoritmo
moverá Xr hacia Xs utilizando la siguiente ecuación:

Xr.M [i, j] =Xr.M [i, j] + β0e
−γδ2

rs(Xs.M [i, j]

− Xr.M [i, j]) + α(rand[0, 1] − 1

2
)

(3)

donde M [i, j] representa la distancia genética entre
dos especies i y j, δrs la distancia global entre Xr

y Xs, β0 un factor de atracción, γ el coeficiente de
absorción de luz y α un factor aleatorio que permi-
te introducir aleatoriedad al movimiento de las lu-
ciérnagas. Estos tres últimos parámetros represen-
tan parámetros de entrada del algoritmo. Por su

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 253



parte, δrs se calcula a partir de Xr.M y Xs.M co-

mo
√∑N

i=1

∑i
j=1 (Xr.M [i, j] − Xs.M [i, j])2, siendo

N el número de especies en el conjunto de datos de
entrada. La Ecuación 3 es aplicada sobre todas las
entradas i, j en Xr.M , generando a partir de la ma-
triz resultado un nuevo árbol Xr.T que será evaluado
según los criterios de parsimonia y verosimilitud. En
cada generación, se actualiza el conjunto de Pareto
con las mejores soluciones encontradas.

Dado que los algoritmos de inteligencia de enjam-
bre presentan caracteŕısticas que los hacen idóneos
para su paralelización [10], es posible explotar las ca-
racteŕısticas de las arquitecturas clúster para parale-
lizar MO-FA en los niveles de inferencia y evaluación
utilizando aproximaciones de grano grueso [4]. Varias
operaciones, tales como las llamadas a los métodos
de reconstrucción y evaluación, requieren un mayor
esfuerzo computacional según aumenta el número y
la longitud de las secuencias moleculares a procesar.
Para afrontar dicha complejidad, proponemos el uso
de modelos master-worker con paralelización a nivel
inter-nodo e intra-nodo basada en MPI y OpenMP.

Dada una arquitectura compuesta por varios no-
dos multicore interconectados mediante una red de
comunicaciones, un modelo h́ıbrido master-worker
inicializa nproc procesos MPI, de los cuales nproc−1
procesos tomarán el rol de trabajadores, esperando
por las tareas que les asigne un proceso maestro. Ca-
da proceso usará hasta num threads hilos OpenMP
para paralelizar las operaciones más costosas en las
tareas asignadas. En nuestro modelo, el maestro no
permanecerá ocioso y llevará a cabo la parte pro-
porcional de la carga de trabajo que le corresponda,
evitando recursos desaprovechados. Para aplicar este
modelo a MO-FA, es preciso diseñar tareas apropia-
das y decidir cómo comunicarlas. Por ello, propone-
mos dos esquemas paralelos con diferentes cargas de
trabajo y dos variantes por cada esquema según la
estructura de datos usada para comunicar tareas.

A. Primera Aproximación Hı́brida

Se pueden distinguir tres pasos principales en MO-
FA: la actualización de matrices de distancia para
modelar el movimiento de las luciérnagas, la recons-
trucción de árboles filogenéticos a partir de las ma-
trices procesadas y la evaluación de las topoloǵıas
generadas. En esta primera propuesta, dada por el
Algoritmo 1, cada proceso realizará el paso de mo-
vimiento de luciérnagas y las llamadas a los pro-
cedimientos de construcción y evaluación de árbo-
les para indexDom.size/nproc luciérnagas, siendo
indexDom un array de enteros que contiene los ı́ndi-
ces a las luciérnagas dominadas, identificadas por el
proceso maestro (ĺınea 4 en el Algoritmo 1). De este
modo, el maestro debe enviar a cada trabajador no
solo la estructura indexDom, sino también la pobla-
ción completa de luciérnagas (tamañoEnjambre indi-
viduos), con objeto de actualizar las luciérnagas do-
minadas según la información proporcionada por el
enjambre. Cada proceso paralelizará su carga de tra-
bajo (ĺıneas 13-19) usando OpenMP para aprovechar

los recursos multicore, definiéndose una estructura
auxiliar que almacene el estado actual del enjambre
para evitar posibles riesgos de lectura/escritura.

Algorithm 1 Esquema Paralelo A

1: #pragma omp parallel num threads(num threads)
2: for numGen = 1 to maxGeneraciones do
3: if proceso maestro then
4: Comprobar luciérnagas dominadas (indexDom, X)
5: /* ∀i : i = 2 to nproc */
6: MPI Send (X, tamañoEnjambre, i)
7: MPI Send (indexDom, indexDom.size/nproc, i)
8: else
9: MPI Recv (X, tamañoEnjambre, maestro)
10: MPI Recv (indexDom, indexDom.size/nproc, maestro)
11: end if
12: [Inicializar matrices de distancias (X)] /*solo en A.2*/
13: #pragma omp for
14: for i = 1 to indexDom.size/nproc do
15: j ← indexDom.getIndex (i)
16: Actualizar luciérnaga dominada (Xj , X, β0, γ, α)
17: Reconstruir y optimizar Xj .T (Xj .M)
18: Evaluar árbol (Xj .T )
19: end for
20: if proceso maestro then
21: /* ∀i : i = 2 to nproc */
22: MPI Recv (X, indexDom.size/nproc, i)
23: MPI Recv (X.Scores, indexDom.size/nproc, i)
24: Actualizar conjunto de Pareto (X)
25: else
26: MPI Send (X, indexDom.size/nproc, maestro)
27: MPI Send (X.Scores, indexDom.size/nproc, maestro)
28: end if
29: end for

Al asociar las luciérnagas con topoloǵıas filogenéti-
cas, podemos comunicar los individuos a procesar
usando dos representaciones: matrices de distancia
o códigos Newick. Denotamos como Esquema A.1 la
variante del Algoritmo 1 que hace uso de matrices de
distancias para comunicar individuos, y como Esque-
ma A.2 la variante basada en Newick. Ambas repre-
sentaciones presentan ventajas e inconvenientes. Por
ejemplo, dado que los tiempos para comunicar ma-
trices de tipo double de tamaño NxN aumentan sig-
nificativamente en instancias con un elevado número
de especies, puede ser útil emplear cadenas Newick
para reducir estos tiempos. Por otra parte, ya que
MO-FA opera sobre distancias, el Esquema A.2 de-
be introducir carga de trabajo adicional para generar
matrices a partir de los códigos Newick (ĺınea 12).

B. Segunda Aproximación Hı́brida

El segundo esquema considerado se define con el
ánimo de reducir los tiempos por comunicaciones.
Una de las principales fuentes de comunicación en el
primer esquema veńıa dado por el paso de actuali-
zación, que requeŕıa una copia del estado actual del
enjambre para cada proceso. En este segundo diseño,
dado por el Algoritmo 2, el proceso maestro se en-
cargará de realizar este paso, usando num threads
hilos OpenMP (ĺıneas 6-11 en Algoritmo 2). Tras
completar esta tarea, la evaluación de luciérnagas
será distribuida entre los procesos MPI, asignando
indexDom.size/nproc individuos a cada una. A su
vez, se paraleliza el bucle de optimización y evalua-
ción (ĺıneas 17-21) usando la directiva #pragma omp
for, devolviendo los resultados obtenidos al maestro.

Podemos emplear dos variantes de este esque-
ma para distribuir entre los procesos las solucio-
nes asociadas a las luciérnagas actualizadas: ma-
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Algorithm 2 Esquema Paralelo B

1: #pragma omp parallel num threads(num threads)
2: for numGen = 1 to maxGeneraciones do
3: if proceso maestro then
4: Comprobar luciérnagas dominadas (indexDom, X)
5: [Inicializar matrices de distancias (X)] /*solo en B.2*/
6: #pragma omp for
7: for i = 1 to indexDom.size do
8: j ← indexDom.getIndex (i)
9: Actualizar luciérnaga dominada (Xj , X, β0, γ, α)
10: [Reconstruir Xj .T (Xj .M)] /*solo en B.2*/
11: end for
12: /* ∀i : i = 2 to nproc */
13: MPI Send (X, indexDom.size/nproc, i)
14: else
15: MPI Recv (X, indexDom.size/nproc, maestro)
16: end if
17: #pragma omp for
18: for i = 1 to indexDom.size/nproc do
19: [Reconstruir Xi.T (Xi.M)] /*solo en B.1*/
20: Optimizar y evaluar árbol (Xi.T )
21: end for
22: if proceso maestro then
23: /* ∀i : i = 2 to nproc */
24: MPI Recv (X, indexDom.size/nproc, i)
25: MPI Recv (X.Scores, indexDom.size/nproc, i)
26: Actualizar conjunto de Pareto (X)
27: else
28: MPI Send (X, indexDom.size/nproc, maestro)
29: MPI Send (X.Scores, indexDom.size/nproc, maestro)
30: end if
31: end for

trices de distancias (Esquema B.1) y cadenas Ne-
wick (Esquema B.2). En el Esquema B.1, un conjun-
to de indexDom.size/nproc matrices de distancias
será enviado a cada trabajador, reconstruyendo las
correspondientes topoloǵıas filogenéticas en el bucle
de evaluación (ĺınea 19). Dado que el paso de optimi-
zación puede dar lugar a cambios en las distancias,
las matrices actualizadas son devueltas al maestro
junto con los valores de las funciones objetivo.

En cuanto a la segunda variante, dado que los códi-
gos Newick deben calcularse a partir de topoloǵıas
filogenéticas, el Esquema B.2 invoca el método de
reconstrucción de árboles antes de realizar el reparto
de cadenas Newick entre procesos, siendo el proceso
maestro responsable de efectuar estas llamadas en
esta variante (ĺınea 10). Los trabajadores recibirán
los códigos Newick resultantes, realizando posterior-
mente los pasos de optimización y evaluación.

IV. Resultados Experimentales

Introducimos en esta sección nuestra metodoloǵıa
experimental y mostramos los resultados obtenidos
por cada uno de los esquemas propuestos de acuerdo
a las métricas de aceleración y eficiencia. De mane-
ra adicional, comparamos nuestros resultados para-
lelos y biológicos con otros métodos multiobjetivo y
biológicos de la literatura. Los experimentos dirigidos
en este estudio se han realizado sobre una arquitec-
tura clúster compuesta por seis nodos de cómputo,
cada uno formado por dos procesadores Intel Quad
Xeon CPU E5410 a 2.33Ghz (8 cores por nodo, un
total de 48 cores disponibles) con 8GB DDR2 RAM,
bajo Scientific Linux 6.1, e interconectados mediante
una red Giga-Ethernet. Nuestro software fue compi-
lado usando GCC 4.4.5 y las libreŕıas MPICH2 1.4.1.

Los experimentos han sido realizados sobre cuatro
bases de datos reales de nucleótidos [7]: rbcL 55, 55

secuencias (1314 nucleótidos por secuencia) del gen
rbcL de plantas verdes, mtDNA 186, 186 secuencias
(16608 nucleótidos) de ADN mitocondrial humano,
RDPII 218, 218 secuencias (4182 nucleótidos) de
ARN procariota, y ZILLA 500, 500 secuencias (759
nucleótidos) del gen cloroplástico rbcL. Los paráme-
tros de entrada de MO-FA fueron configurados me-
diante experimentación, dando como resultado los
siguientes valores: tamañoEnjambre=100, maxGene-
raciones=100, β0=1, γ=0,5, and α=0,05.

A. Resultados Paralelos

Para evaluar la escalabilidad de cada diseño, he-
mos realizado 10 ejecuciones completas por esquema
e instancia usando las siguientes configuraciones: 1
proceso MPI - 8 hilos OpenMP (8 cores), 2 procesos
MPI - 8 hilos OpenMP (16 cores), 4 procesos MPI
- 8 hilos OpenMP (32 cores), y 6 procesos MPI - 8
hilos OpenMP (48 cores). La Tabla I presenta los
factores de aceleración medios (columnas 2, 4, 6 y 8)
y valores de eficiencia (columnas 3, 5, 7 y 9) para
cada aproximación paralela, según la base de datos
analizada y el número de cores, aśı como los tiempos
medios secuenciales requeridos. Estos resultados su-
gieren que los esquemas basados en la comunicación
de matrices de distancias (esquemas A.1 y B.1) supe-
ran a las propuestas basadas en Newick (A.2 y B.2),
especialmente al aumentar el número de especies.

TABLA I: Factores de aceleración y eficiencias.

rbcL 55 (tiempo secuencial medio = 4910,63s)
8 cores 16 cores 32 cores 48 cores

Esq. Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %)
A.1 6,705 83,818 12,899 80,619 23,509 73,466 31,550 65,729
A.2 6,682 83,525 12,604 78,776 23,004 71,888 31,997 66,661
B.1 6,750 84,374 12,819 80,120 23,489 73,402 33,780 70,374
B.2 6,701 83,761 12,228 76,4226 21,498 67,181 29,087 60,598

mtDNA 186 (tiempo secuencial medio = 35801,83s)
8 cores 16 cores 32 cores 48 cores

Esq. Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %)
A.1 6,569 82,110 11,352 70,952 20,464 63,948 27,968 58,266
A.2 6,521 81,509 10,753 67,203 19,043 59,509 26,327 54,848
B.1 6,564 82,052 11,001 68,757 20,081 62,754 28,303 58,964
B.2 6,481 81,015 10,291 64,320 16,975 53,046 21,897 45,620

RDPII 218 (tiempo secuencial medio = 23375,27s)
8 cores 16 cores 32 cores 48 cores

Esq. Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %)
A.1 7,323 91,536 13,107 81,918 21,855 68,298 29,195 60,822
A.2 7,062 88,274 10,969 68,556 18,263 57,071 24,055 50,115
B.1 7,343 91,785 12,906 80,659 22,561 70,503 31,508 65,642
B.2 7,082 88,522 10,962 68,515 15,929 49,777 19,269 40,143

ZILLA 500 (tiempo secuencial medio = 64244,58s)
8 cores 16 cores 32 cores 48 cores

Esq. Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %) Acel. Ef.( %)
A.1 7,590 94,870 13,725 85,783 21,938 68,558 27,110 56,479
A.2 7,505 93,809 10,153 63,459 14,897 46,551 18,889 39,352
B.1 7,587 94,832 13,545 84,654 22,412 70,039 30,753 64,069
B.2 7,511 93,883 9,635 60,220 10,982 34,317 11,426 23,804

Mientras que el Esquema A.1 obtiene eficiencias
prometedoras considerando un bajo número de pro-
cesos MPI, el Esquema B.1 muestra los mejores re-
sultados paralelos cuando se utilizan todos los recur-
sos hardware disponibles. Como muestra la Tabla I,
el Esquema B.1 motiva un aumento medio de la efi-
ciencia en un 4,43825% para 48 cores con respecto al
Esquema A.1. Con respecto a las aproximaciones ba-
sadas en Newick, aún pudiendo dar lugar a resultados
significativos para rbcL 55, los valores de eficiencia
resultantes caen de manera drástica a medida que
aumenta la complejidad de la instancia analizada.
La Figura 2 presenta una comparativa gráfica entre
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(a) rbcL 55 (b) mtDNA 186 (c) RDPII 218 (d) ZILLA 500

Fig. 2: Comparativa de factores de aceleración

(a) rbcL 55 (b) mtDNA 186 (c) RDPII 218 (d) ZILLA 500

Fig. 3: Overheads y tiempos no paralelizables para cada propuesta

los factores de aceleración obtenidos por estos cuatro
esquemas según aumenta el número de cores.

Para justificar estos resultados, es necesario con-
siderar una serie de factores que pueden afectar el
rendimiento de los sistemas h́ıbridos [12], como los
patrones de comunicación entre procesos MPI, los
tiempos requeridos para realizar tareas en el proceso
maestro y los tiempos no paralelizables debido a la
gestión de secciones cŕıticas e hilos OpenMP. La Fi-
gura 3 muestra cómo estos factores evolucionan con
el número de cores para cada esquema.

El Esquema A.1 reduce el impacto de estos facto-
res en los tiempos de ejecución cuando se consideran
2 procesos MPI sobre RDPII 218 y ZILLA 500, y
2 y 4 procesos MPI sobre rbcL 55 y mtDNA 186.
Sin embargo, a medida que aumentamos el número
de procesos MPI, los tiempos necesarios para comu-
nicar a cada trabajador las matrices de distancias de
toda la población de luciérnagas crece de manera sig-
nificativa, disminuyendo el rendimiento al usar toda
la estructura hardware. El Esquema B.1 resuelve este
problema, mostrando una escalabilidad prometedora
en cada una de las bases de datos. Este comporta-
miento viene motivado por los tiempos de actualiza-
ción de luciérnagas en el maestro (que permanecen
constantes) y el reducido overhead por comunicacio-
nes mostrado en comparación con el Esquema A.1.
Por su parte, los Esquemas A.2 y B.2 son los que su-
fren penalizaciones más notables en el rendimiento,
debido a los tiempos requeridos para inicializar las
matrices de distancia a partir de los códigos Newick
(A.2) y la complejidad computacional que conlleva el
método de construcción de árboles BIONJ [11] eje-
cutado en el proceso maestro (B.2).

Por lo tanto, aunque el env́ıo de códigos Newick
precisa menores tiempos de comunicación, los eleva-
dos tiempos de procesamiento necesarios para reali-
zar la conversión de Newick a distancias (y viceversa)
explican el pobre rendimiento de los esquemas basa-

dos en Newick en instancias con un elevado número
de especies. Con respecto a los esquemas basados en
matrices, los factores cŕıticos presentados en la Figu-
ra 3 explican la mejora en la escalabilidad que supone
el Esquema B.1. Esta propuesta permite a MO-FA
alcanzar factores de aceleración notables, reducien-
do los tiempos requeridos para realizar análisis filo-
genéticos multiobjetivo en bases de datos reales.

Con ánimo de evaluar la calidad del rendimiento
paralelo de la propuesta, presentamos en la Tabla II
una comparativa con dos aproximaciones desarrolla-
das por Cancino et al. para paralelizar su software
multiobjetivo para reconstrucción filogenética, Phy-
loMOEA. Estos autores propusieron dos diseños dife-
rentes [7]: un modelo master-worker basado en MPI
y una propuesta h́ıbrida OpenMP/MPI basada en
paralelismo de grano fino para reducir los tiempos de
cómputo de la función de verosimilitud. De acuerdo a
la Tabla II, los factores de aceleración obtenidos por
nuestro diseño paralelo según el Esquema B.1 me-
joran significativamente los valores publicados por
Cancino et al. usando 16 cores en [7], especialmente
para la instancia con mayor número de especies.

TABLA II: Comparativa paralela MO-FA - Phylo-
MOEA (usando 16 cores ambas aproximaciones)

MO-FA PhyloMOEA
Instancia MPI-OpenMP MPI MPI-OpenMP
rbcL 55 12,82 7,30 8,30

mtDNA 186 11,00 7,40 8,50
RDPII 218 12,91 9,80 10,20
ZILLA 500 13,55 6,70 6,30

B. Resultados Multiobjetivo y Biológicos

En esta subsección, mostramos los resultados mul-
tiobjetivo y biológicos de MO-FA, estableciendo
comparaciones con PhyloMOEA [7] y dos métodos
biológicos del estado del arte: TNT (máxima parsi-
monia) [13] y RAxML (máxima verosimilitud) [14].

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 256



El rendimiento multiobjetivo bajo el modelo evoluti-
vo HKY 85+Γ ha sido evaluado utilizando la conoci-
da métrica de hipervolumen [6]. La Tabla III mues-
tran los valores de hipervolumen medios obtenidos
(columnas 2-3), aśı como los puntos de referencia usa-
dos para su cálculo. De acuerdo a esta tabla, MO-FA
obtiene porcentajes notables de hipervolumen (por
encima del 69%) para cada base de datos.

TABLA III: Valores de hipervolumen

Hipervolumen Ref. ideal Ref. nadir

Instancia Media Desv. Est. Pars. Veros. Pars. Veros.

rbcL 55 70,14% 0,06 4774 -21569,69 5279 -23551,42

mtDNA 186 69,66% 0,01 2376 -39272,20 2656 -43923,99

RDPII 218 74,09% 0,18 40658 -132739,90 45841 -147224,59

ZILLA 500 69,07% 0,03 15893 -79798,03 17588 -87876,39

En la Tabla IV, resumimos los resultados filo-
genéticos de la ejecución que obtuvo el valor de hi-
pervolumen más cercano a la media global. Por un
lado, MO-FA alcanza los valores de máxima parsi-
monia proporcionados por la herramienta de referen-
cia TNT. A su vez, las comparativas bajo el modelo
HKY 85 + Γ muestran una mejora significativa con
respecto a los mejores valores de parsimonia y vero-
similitud alcanzados por PhyloMOEA. Finalmente,
la comparativa de verosimilitud con RAxML usan-
do el modelo GTR + Γ indica que los resultados de
MO-FA pueden dominar a las topoloǵıas inferidas
por RAxML en gran parte de las bases de datos ana-
lizadas. En conclusión, este estudio da cuenta de la
bondad de aplicar una aproximación multiobjetivo,
bioinspirada y paralela a filogenética.

TABLA IV: Resultados biológicos

MO-FA

Mejor árbol Mejor árbol Mejor árbol

parsimonia HKY85 verosimilitud HKY85 verosimilitud GTR

Instancia Pars. Veros. Pars. Veros. Pars. Veros.

rbcL 55 4874 -21843,19 4889 -21819,09 4890 -21788,34

mtDNA 186 2431 -39954,29 2445 -39889,14 2452 -39868,96

RDPII 218 41488 -136324,43 42813 -134167,67 42827 -134097,86

ZILLA 500 16218 -81391,40 16309 -80966,51 16304 -80607,16

Mejor parsimonia Mejor verosimilitud

TNT PhyloMOEA PhyloMOEA-HKY85 RAxML-GTR

Instancia Pars. Pars. Veros. Pars. Veros.

rbcL 55 4874 4874 -21889,84 4893 -21791,98

mtDNA 186 2431 2437 -39896,44 2453 -39869,63

RDPII 218 41488 41534 -134696,53 42894 -134079,42

ZILLA 500 16218 16219 -81018,06 16305 -80623,50

V. Conclusiones

Hemos propuesto en este art́ıculo distintos diseños
h́ıbridos OpenMP/MPI para paralelizar un algorit-
mo multiobjetivo de inteligencia de enjambre para
la inferencia filogenética. Estas aproximaciones fue-
ron definidas en base a distintas cargas de trabajo y
patrones de comunicación utilizando dos conocidas
representaciones filogenéticas: matrices de distancias
y códigos Newick. Los experimentos realizados so-
bre bases de datos biológicas reales han mostrado
diferencias significativas a nivel de rendimiento pa-
ralelo entre los distintos esquemas. Considerando los
factores cŕıticos que influyen en el rendimiento de
los sistemas h́ıbridos, hemos desarrollado un diseño
paralelo que permite obtener factores de aceleración

significativos sobre una arquitectura clúster multico-
re. La bondad de la aproximación ha sido evaluada
mediante comparativas con otros algoritmos parale-
los h́ıbridos y métodos biológicos del estado del arte.

Como trabajo futuro, proponemos el desarrollo de
otras metaheuŕısticas multiobjetivo paralelas para
inferencia filogenética. Con ello, se pretende encon-
trar aquella propuesta que permita maximizar el ren-
dimiento desde un punto de vista computacional y
biológico haciendo un uso eficiente de los recursos
hardware disponibles. Otra posible ĺınea de investi-
gación es el desarrollo de aproximaciones basadas en
modelo de islas y equipos paralelos de algoritmos bio-
inspirados para mejorar los resultados filogenéticos.
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Paralelización del cálculo del campo de vientos
para predicción de la propagación de incendios
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Resumen— Los incendios forestales representan un
problema muy significativo, especialmente en los
páıses de la cuenca del Mediterráneo. Para luchar
contra estos desastres, es necesario disponer de una
predicción precisa de su evolución. Los modelos de
propagación requieren unos parámetros de entrada
precisos para poder alcanzar los resultados esperados.
Sin embargo, hay parámetros que presentan una dis-
tribución espacial que hace necesario el uso de mod-
elos complementarios como es el caso de los mode-
los de campo de vientos. A partir del valor mete-
orológico del viento, estos modelos proporcionan la
dirección y la velocidad del viento en cada punto del
terreno. Uno de los simuladores de viento disponibles
es WindNinja. Este simulador de campo de vientos
requiere un elevado tiempo de ejecución que penal-
iza la predicción de la propagación de los incendios.
Para resolver este problema se propone particionar el
mapa, y calcular de forma independiente el campo de
viento en cada parte. Sin embargo, el modelo pre-
senta ciertos efectos en los bordes de los mapas que
hacen necesario un cierto grado de solapamiento entre
las partes para poder alcanzar unos valores estables
en el mapa completo.

Palabras clave—Incendios forestales, campo de vien-
tos, simulación, partición de mapas, solapamiento.

I. Introducción

LOS incendios forestales son una de las peores
catástrofes que sufren los bosques en todo el

mundo. El problema no son sólo las hectáreas de-
struidas por el incendio sino como afecta a los ecosis-
temas presentes en la zona, ya que son los causantes
de la muerte de animales y vegetales, disminución
de las zonas proĺıferas, contaminación del aire y del
agua, incluso de pérdida de vidas humanas.

La mayoŕıa de los estudios actuales se centran
tanto en la prevención de los incendios, como en la
reducción de sus efectos una vez que el fuego ya ha
comenzado.

Los simuladores de fuego son sistemas que me-
diante ecuaciones matemáticas intentan predecir de
manera más o menos exacta como va evolucionar el
fuego y ayudar a tomar las decisiones necesarias para
reducir los efectos del fuego. La mayoŕıa de simu-
ladores utilizan un gran número de parámetros de
entrada para describir el ambiente donde el fuego
se desarrolla [1][2][3]. Sin embargo, en muchas oca-

1Este trabajo ha sido financiado por el MICINN bajo con-
trato TIN2011-28689-C02-01.

2e-mail: gemma.sanjuan@caos.uab.es.
3e-mail: carlos.brun@caos.uab.es.
4e-mail: tomas.margalef@uab.es.
5e-mail: ana.cortes@uab.es.

siones es dif́ıcil disponer del valor de los parámetros
en tiempo real, ya que presentan una variación espa-
cial y temporal.

La predicción clásica se basa exclusivamente en
una única simulación de la propagación del incen-
dio. La principal ventaja que presenta este sistema
de predicción es la simplicidad, aunque las predic-
ciones obtenidas generalmente difieren del fuego real.
El principal problema es la falta de precisión de los
parámetros de entrada ya que en muchos casos se
utilizan valores uniformes en todo el terreno y con-
stantes en el tiempo. Con la finalidad de superar este
inconveniente, se propuso un método de predicción
de la propagación de incendios forestales basados en
dos etapas que reciben el nombre de etapa de cali-
bración y etapa de predicción [4].

Inicialmente se analiza la evolución del incendio
en un intervalo de tiempo (de t0 a t1) y se lleva a
cabo la etapa de calibración de parámetros en la
que se aplica un algoritmo genético[5]. Este algo-
ritmo genera una población inicial en la que cada
individuo está formado por un conjunto de valores
de los parámetros que representan un escenario de
propagación del incendio. Para cada individuo se ll-
eva a cabo una predicción del comportamiento del
incendio en el intervalo t0 - t1 y se compara el resul-
tado con la propagación del frente real de fuego en
el instante de tiempo t1.

Los individuos son ordenados en función del er-
ror entre el resultado de la simulación y la evolución
real del incendio. La función de error que se uti-
liza es la diferencia simétrica entre la predicción y
el comportamiento real[6]. Con la población orde-
nada se aplican los operadores genéticos de elitismo,
selección, mutación y cruzamiento para obtener una
nueva generación de individuos.

Este proceso se repite un cierto número de itera-
ciones y al final de este proceso de calibración de
parámetros, el individuo con el mejor resultado se
utiliza para llevar a cabo la predicción de la propa-
gación del incendio entre los instantes t1 y t2[7].

El esquema del algoritmo genético encaja de forma
natural en el paradigma Master/Worker [8][9]. El
Master genera la población inicial y envia los individ-
uos a los workers. Los workers realizan la evaluación
de cada uno de los individuos y devuelven el error
obtenido al Master que, a su vez, aplica los oper-
adores genéticos para alcanzar la siguiente población
y, aśı repetir el proceso durante un cierto número de
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iteraciones.

En este esquema se ha incluido un modelo de
campo de vientos que, a partir del viento meteo-
rológico, permite calcular el viento en cada punto
del mapa considerado para obtener una mayor pre-
cisión en la predicción de la propagación. Sin em-
bargo, este modelo es computacionalmente costoso
y se ha llevado a cabo una paralelización de dicho
cálculo mediante la partición del mapa en un con-
junto de partes con un cierto grado de solapamiento
para poder calcular el viento en cada parte de forma
independiente.

En la segunda sección se describe la utilización de
un modelo de campos de vientos. A continuación,
en la tercera sección, se describe el método de par-
tición de los mapas para la paralelización del cálculo
del campo de vientos. En la cuarta sección se anal-
iza el estudio experimental que se ha llevado a cabo,
mostrando tanto la calidad de los campos de vientos
obtenidos con el mapa particionado como la ganan-
cia en cuanto al tiempo de ejecución. Por último se
presentan las conclusiones del trabajo.

II. Acoplamiento del modelo de campo de
vientos en el esquema de predicción

Cuando aplicamos la metodoloǵıa a terrenos com-
plejos con condiciones no controladas e incendios
que duran un tiempo elevado, las predicciones se
ven penalizadas por la variación espacial y tempo-
ral de los parámetros como la dirección y velocidad
del viento[10][11].

Hasta el momento las componentes del viento (ve-
locidad y dirección) se han tratado como uniformes
en todo el terreno estudiado, sin tener en cuenta las
inevitables distorsiones que sufre cuando se encuen-
tra con una superficie irregular. Por ello se plantea
la necesidad de introducir un modelo que calcule las
componentes de viento de forma individual para cada
celda del terreno, en función de la pendiente y ori-
entación de dicha celda.

Por tanto los valores de la dirección y velocidad
del viento se introducen en un simulador de campo
de vientos (WindNinja) [12] para obtener el viento
en cada celda del terreno. Este esquema se muestra
en la figura 1.

Fig. 1. Método de dos estapas con WindNinja

WindNinja es una aplicación que, a partir de un
viento meteorológico formado por una velocidad, una
dirección y un sentido, calcula las direcciones, senti-
dos y velocidades del viento para cada una de las
celdas en que se ha dividido un terreno concreto.
Esta aplicación se basa en resolver las ecuaciones
diferenciales que describen el movimiento del aire
en la atmósfera, concretamente el modelo de la con-
servación de la masa, introducidas por unas ecua-
ciones de contorno. Esto implica que la variación
de pendiente del terreno genera cambios en los vien-
tos y debido a las condiciones de contorno los resul-
tados obtenidos en las fronteras del mapa no serán
correctas hasta haber transcurrido un determinado
número de celdas [12]. Los modelos de conservación
de la masa plantean un problema de mı́nimos cuadra-
dos en el dominio Ω con las velocidades a ajustar
~u(u, v, w) a partir de las observadas ~v0(u0, v0, w0).

La ecuación que resuelve el sistema es:

E(u, v, w) =

∫
[(α1)2(u− u0)2 − (α1)2(v − v0)2 −

−(α2)2(w − w0)2 + λ(
∂u

∂x
+
∂v

∂y
+
∂w

∂z
)]dω (1)

siendo α1 y α2 los módulos de precisión de Gauss,
considerados idénticos para las direcciones horizon-
tales. Entonces el campo buscado ~v(u, v, w) será la
solución del problema.

El problema que presenta WindNinja es que a
medida que aumentamos el tamaño del mapa, el
tiempo de ejecución aumenta considerablemente.
Además, la memoria necesaria para solucionar el
mapa aumenta significativamente provocando que no
se pueda resolver en un ordenador personal. Por ello,
planteamos una paralelización del cálculo del campo
de vientos basada en la partición del mapa del ter-
reno en cuestión, de modo que el campo de vientos en
cada parte pueda calcularse de forma independiente
y paralela.

III. Partición del mapa para cálculo
paralelo

El objetivo que se plantea consiste en paralelizar
el cálculo del campo de vientos mediante la partición
del mapa y llevando a cabo el cálculo del campo de
vientos de forma independiente en cada partición,
sin realizar modificaciones en el solver. Sin embargo,
hay que tener en cuenta que, como se ha comen-
tado, el campo de vientos proporcionado por Wind-
Ninja presenta una zona de incertidumbre cerca de
las fronteras o bordes del mapa. Por tanto, es nece-
sario extender cada partición del mapa y realizar un
cierto solapamiento entre las particiones, de modo
que la parte calculada correspondiente a cada par-
tición se le añade un conjunto de celdas de las parti-
ciones vecinas (Figura 2). Para obtener el campo de
vientos total se unen los campos de viento obtenidos
en cada partición descartando los vientos calculados
para la zona solapada con la celda vecina, que será la
que aportará los valores del campo de vientos para
sus celdas.
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Fig. 2. Partición de mapas con solapamiento

Este solapamiento introduce un incremento en el
tiempo de cómputo de cada parte, pero debeŕıa per-
mitir obtener unos resultados más fiables. La can-
tidad de celdas que deben solaparse se estima sobre
un 10% del mapa que se quiere tratar [12], pero debe
ser evaluado de forma precisa. Por tanto, a cada uno
de las partes se le debe añadir un número de celdas,
que será deshechado al realizar la unión del mapa.

Para determinar la diferencia entre el campo de
vientos obtenido con un solo mapa global y el campo
de vientos obtenido mediante la agregación de ma-
pas particionados se utiliza el llamado RMSE (Root
Mean Square Error), ya que permite cuantificar las
diferencia a partir de la expresión 2:

RMSEAxB(ws) =

√∑N

i=0
(NP (ws)i − SCAxB(ws)i)2

N
(2)

donde AxB hace referencia al tipo de partición que
presenta el mapa, N representa el numero de celdas
totales e i hace referencia a cada una de las celdas
del mapa. Los términos del sumatorio NP (ws)i son
los valores obtenidos de la velocidad del viento en el
mapa sin particionar para la celda i y SCAxB(ws)i
son los valores obtenidos de la velocidad del viento
para cada celda i de las partición AxB. El objetivo
es realizar una comparación entre los valores de la
velocidad del viento obtenido con el mapa global o

con el mapa particionado. Cuando se quiere evaluar
el error para la dirección simplemete hay que cambiar
los términos ws por wd.

IV. Estudio experimental

Para poder realizar el estudio se ha seleccionado
un mapa correspondiente a una zona de la provincia
de Valencia (España). Esta región se considera de
interés ya que en el último año ardieron 50000 ha
(verano 2012). El mapa se compone de celdas de
30 metros por 30 metros con una dimensión total de
1406 filas por 1802 columnas, lo que significa un área
de 42kmx54km.

El método experimental consisten en realizar difer-
entes tipos de partición, aplicar distintos rangos de
solapamiento entre las partes y considerar distintos
vientos de entrada. Se consideran particiones del
mapa de 1x3, 2x2, 3x1, 3x3, 1x4, 4x1 y 4x4. Los
niveles de solapamiento aplicados son del 0%, 2%,
4%, 6%, 8%, 10%, 12% y 14%. Se ha considerado
un rango de vientos que van desde vientos suaves
(5mph) a vientos de cierta intensidad (15mph). Con
este estudio se pretende:

• Determinar la preferencia del tipo de partición
(horizontal, vertical, cuadrado).

• Determinar el solapamiento adecuado para cada
una de las particiones.

• Observar el comportamiento del error.
• Determinar los problemas que presentan cada

una de las velocidades del viento.
• Determinar como se modifica el tiempo de

cómputo.

Los experimentos se han realizado en dos platafor-
mas diferentes:

• Cluster IBM x3650 compuesto de 32 nodos
con 2 Dual-Core Intel(R) Xeon(R) CPU 5150
2.66GHz y 12 GB Fully Buffered DIMM 667
MHz por nodo.

• Cluster Dell compuesto por 2 x Six-Core In-
tel(R) Xeon(R) E5645 2.4 GHz con Hyper-
Threading, 32KB y 256KB de cache L1 y L2
dedicada y 12MB de memoria compartida L3.
Aśı, el sistema dispone de 12 cores (24 threads)
y 96GB de memoria principal.

Para evaluar la diferencia entre el cálculo del
campo de vientos con un mapa global y el mapa
particionado se calcula el RMSE y se contabilizan
el número de celdas con un error superior al 10%.

Se debe tener en cuenta que conseguir que la difer-
encia sea 0 es casi imposible, ya que el método de
resolución del Gradiente Conjugado con precondi-
cionador utilizado por WindNinja, provoca que a me-
dida que el tamaño de la matriz aumenta el error
se propague aumentando el número de celdas que
pueden tener un valor diferente.

Las caracteŕısticas del modelo que permite calcu-
lar el viento en cada punto del terreno a partir de la
velocidad y dirección del viento meteorológico deter-
minan que para ángulos suplementarios los errores
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obtenidos son iguales. Esto es consecuencia de que
las ecuaciones que definen en el sistema buscan en-
contrar los puntos de ensilladura del mismo. Estos
puntos son aquellos puntos sobre una superficie en los
que la función es máxima en una dirección y mı́nima
en la dirección perpendicular. Matemáticamente se
define como un punto de una función en el que la
primera derivada es nula, mientras que el signo de
la segunda derivada (curvatura) depende de la di-
rección en que se calcule. Además, como la ecuación
es continua y diferenciable para todo su dominio, los
resultados sólo dependen de la dirección elegida, pero
no del sentido.

A. Evaluación de la calidad del campo de vientos
particionado

La gráfica de la Figura 3 muestra la diferencia
(RMSE) obtenida con una partición de 3x1 para dis-
tintos valores de la dirección y velocidad del viento a
medida que va aumentado el grado de solapamiento.
Se observa que la diferencia aumenta con la veloci-
dad del viento y también depende de la dirección del
viento, pero con un solapamiento del 10% la diferen-
cia es inferior a 1mph%.

Fig. 3. RMSE para distintos vientos meteorológicos

La combinación más desfavorable se da para una
dirección y sentido de 180o o 0o, con un módulo de
velocidad del viento meteorológico de 15 mph. Esto
es debido a que la variación de las pendientes en esta
dirección es superior a la variación en otras direc-
ciones. Esto conlleva que los errores sean superiores
en comparación con los otros casos con la misma ve-
locidad. Como consecuencia, el solapamiento prop-
uesto no es suficiente para que se dé el caso de que
ninguna celda presente un error inferior al 10%.

La gráfica de la figura 4 muestra el RMSE de la
velocidad del viento para distintos tipos de partición
longitudinal del terreno. Como se puede observar,
la partición determina la diferencia del campo de
vientos respecto al campo de vientos obtenido con
el mapa original. Esto se debe a que el viento mete-
orológico se sitúa en el extremo superior izquierdo,
debido a la condición de Dirichlet nula en las fron-
teras permeables y la condición de Neumann en las
impermeables. Por tanto, resultan más favorables

las particiones 3x1 y 4x1, ya que se recorre la matriz
de izquierda a derecha y de arriba abajo. Asimismo,
los peores resultados tal y como se comprueba en la
gráfica se dan para los casos 1x3 y 1x4. También
puede observarse que a medida que aumenta el por-
centaje de solapamiento no se aprecia una mejora
significativa del error sino que se estabiliza aproxi-
madamente a partir de un solapamiento del 4%. A
medida que aumenta el número de partes y, en con-
secuencia el número de celdas por parte disminuye,
es necesario un porcentaje de solapamineto mayor
ya que es necesario garantizar un número mı́nimo de
celdas en el solapamiento.

Fig. 4. RMSE para particiones longitudinales y transversales

Fig. 5. RMSE para distintas particiones

En la gráfica de la figura 5 se inlcuye el RMSE
para particiones en cuadricula (2x2 y 3x3). Se
puede observar que la partición de 3x3 presenta un
RMSE muy elevado que mejora con el grado de so-
lapamiento, pero no consigue rebajar un RMSE de
1,5mph en la velocidad del viento. Esto se debe a que
cada partición resulta muy pequeña y el porcentaje
de solapamiento no tiene un número de celdas su-
ficientemente significativo. Por el contrario, la par-
tición 2x2 que tiene el mismo número de partes que
la 1x4 y 4x1 presenta una mejor evolución del RMSE
con el aumento del solapamiento. Esto se debe a que
el tamaño de una parte en cada una de las direcciones
es suficientemente grande para alcanzar buenos re-
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sultados. En cambio, una partición 4x1 se compone
de franjas más estrechas, para las cuales un cierto
porcentaje de solapamiento contiene un número de
celdas mucho menor.

Otra forma de presentar estos resultados son los
mapas de diferencia que se muestran en la figura 6
y 7. En estos mapas se muestra en color los puntos
del mismo en el que se ha producido una diferen-
cia entre el valor del viento local del mapa global y
del mapa particionado. El color indica la magnitud
de la diferencia. En el mapa generado con un sola-
pamiento del 0% se aprecian de forma clara las ĺıneas
correspondientes a la partición del mapa en tres fran-
jas verticales. En cambio, en el mapa de diferencias
generado con un solapamiento del 14% se observan
unas diferencias puntuales que no permiten identi-
ficar la partición realizada y no serán significativas
para el cálculo de la propagación del incendio.

Fig. 6. Error para una partición 1x3 y solapamiento 0%

Fig. 7. Error para una partición 1x3 y solapamiento 14%

B. Tiempo de ejecución y eficiencia de la par-
alelización

En la subsección anterior se ha analizado la cali-
dad del campo de vientos obtenido particionando el
terreno con un cierto grado de solapamiento y se ha
comparado con el campo de vientos obtenido apli-
cando WindNinja a un mapa global. Los resulta-
dos son muy prometedores ya que con un grado de
solapamiento razonable se consigue una campo de
vientos muy próximo al que se obtiene con un mapa
global. Los valores obtenidos muestran que para los

tamaños de los mapas considerados no parece ade-
cuado particionar el mapa en más de 9 o 16 parti-
ciones, aunque si el tamaño del mapa es mayor este
ĺımite podŕıa superarse.

El punto siguiente que debe considerarse es la re-
ducción en el tiempo de cómputo que se alcanza y el
speedup y eficiencia que se consiguen. De este modo,
se pondrá de manifiesto la utilidad real y el coste que
representa.

La gráfica 8 muestra el tiempo de ejecución al-
canzado realizando distintas particiones del terreno.
Se observa que la reducción de tiempo es significa-
tiva y es prácticamente idéntica para particiones con
el mismo número de partes. Aśı, el cálculo de un
campo de vientos, que en un único procesador tarda
cerca de 1300 segundos, tarda menos de 100 segundos
cuando se ejecuta en 16 nodos. Estos resultados son
refrendados por los valores de speedup obtenidos. La
gràfica 9 muestra el speedup y se observa que para
particiones en 3, 4 y 9 partes, el speedup que se al-
canza es prácticamente lineal, y para el caso de 16
partes el speedup no llega a 13, pero aún aśı es un
resultado muy satisfactorio. Se debe notar que el
speedup obtenido es independiente de la forma de la
partición y depende exclusivamente del número de
particiones.

Fig. 8. Tiempo de ejecución en función del número de partes

Fig. 9. Speed up dependiendo del número de partes

Otra medida significativa es la eficiencia con-
seguida, que se define como el speedup alcanzado
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dividido por los recursos empleados. La gráfica 10
muestra que a medida que aumentamos el número
de partes, la eficiencia se mantiene constante, a ex-
cepción de las particiones 2x2 y 3x3 que experimen-
tan una mejora en la eficiencia. En cambio, en la
partición 4x4 se observa que la eficiencia disminuye.
Esto se debe a que al particionar el mapa en 4x4
partes, éstas son demasiado pequeñas y las comuni-
caciones y el cálculo del campo correspondiente al
solapamiento introducen un coste adicional.

Fig. 10. Eficiencia dependiendo del número de partes

V. Conclusiones

La precisión de los parámetros de entrada de los
modelos de propagación de incendios forestales es un
factor clave para obtener unas predicciones satisfac-
torias. Sin embargo, determinados parámetros como
el viento presentan una variación espacial y temporal
que hacen imposible su medición precisa en todos los
puntos del terreno, de modo que es necesario intro-
ducir modelos complementarios para el cálculo del
campo de vientos. Estos modelos de campo de vien-
tos son computacionalmente costosos y pueden llegar
a tardar decenas de minutos en un computador per-
sonal. Estos tiempos no son asumibles y es necesario
aplicar técnicas de paralelización para acelerar este
cálculo. En este sentido se ha propuesto un método
consistente en la partición del mapa del terreno en
un cierto número de partes de modo que se puede
calcular el campo en cada parte de forma indepen-
diente. Sin embargo, para minimizar los efectos de-
bidos a los bordes es necesario añadir un cierto grado
de solapamiento entre una parte y sus vecinas. Si el
grado de solapamiento es adecuado, los campos de
vientos generados a partir de un mapa global y los
generados a partir de un mapa particionado difieren
muy poco y pueden considerarse idénticos a efectos
de la propagación del incendio. Por lo que se refiere
a los tiempos de ejecución, los resultados muestran
que el speedup que se obtiene es prácticamente lineal
hasta particiones de 16 partes, en las que empieza a
degradarse el rendimiento. Aún aśı, los resultados
permiten reducir el tiempo de cómputo de unos 1300
segundos a cerca de 100 segundos, lo cual es una

mejora significativa que puede resultar determinante
en caso de una emergencia real.
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Paralelización de Meta-heuŕısticas haciendo
uso de MPI y OpenMP: Aplicación al

Enrutado de Veh́ıculos
Raúl Baños1, Julio Ortega 1, Consolación Gil 2

Resumen— La paralelización de meta-heuŕısticas
permite explorar el espacio de soluciones de forma
más exhaustiva y acelerar el proceso de búsqueda.
En la actualidad existe un creciente interés en el
desarrollo de algoritmos paralelos utilizando compo-
nentes software estándar aprovechando el rendimiento
de los modernos microprocesadores que incluyen va-
rios núcleos de procesamiento con memorias caché
locales y compartidas. En este trabajo analizamos
los beneficios proporcionados por paralelizaciones de
meta-heuŕısticas poblacionales basadas en el modelo
maestro-trabajador y en el modelo de islas, haciendo
uso de MPI y OpenMP. Dichas estrategias son eva-
luadas en la paralelización de un algoritmo secuen-
cial que utiliza enfriamiento simulado con múltiples
temperaturas (MT-SA) para resolver el problema
de enrutado de veh́ıculos con ventanas temporales
(VRPTW). Los resultados emṕıricos obtenidos en un
procesador multi-núcleo a la hora de resolver un con-
junto de benchmarks ha permitido, no sólo comparar
el rendimiento de dichas implementaciones paralelas,
sino también mejorar claramente la calidad de los re-
sultados obtenidos por la versión secuencial.

Palabras clave— Optimización computacional, meta-
heuŕısticas paralelas, MPI, OpenMP, enrutado de
veh́ıculos.

I. Introducción

LAS principales ventajas del procesamiento para-
lelo son la reducción del tiempo de ejecución de

las versiones secuenciales y/o la mejora de dichas
soluciones sin provocar un incremento del tiempo de
cómputo. Los programas paralelos han sido evalua-
dos tradicionalmente en equipos de altas presta-
ciones, como clusters de computadores o máquinas de
memoria compartida. Sin embargo, la introducción
de procesadores multi-núcleo, que constan de varios
núcleos de procesamiento y memorias caché locales y
compartidas en un solo microchip, permite también
aplicar el paralelismo en computadores personales
utilizando libeŕıas estándar.

En el presente estudio analizamos el rendimiento
de diferentes implementaciones de modelos evolu-
tivos paralelos, incluyendo el modelo basado en islas
y el paradigma maestro-trabajador, haciendo uso las
libreŕıas paralelas MPI y OpenMP, respectivamente,
con el objetivo de paralelizar meta-heuŕısticas pobla-
cionales en sistemas multi-núcleo de memoria com-
partida. El hecho de comparar MPI y OpenMP en un
problema real resulta interesante dado que es impor-
tante determinar si resulta más eficaz utilizar MPI

1Dpto. de Arquitectura y Tecnoloǵıa de Computadores,
Centro de Investigación en Tecnoloǵıas de la Información y
las Comunicaciones (CITIC-UGR), Universidad de Granada,
e-mail:{rbanos,jortega}@ugr.es

2Dpto. de Informática, ceiA3, Universidad de Almeŕıa, e-
mail:cgilm@ual.es

para enviar mensajes en sistemas de varios núcleos
con memoria compartida, es decir, copiar los datos,
que utilizar hebras con OpenMP que comparten los
accesos a toda la memoria, incluyendo las secciones
cŕıticas. Ambas implementaciones paralelas son eva-
luadas en una estación de trabajo de memoria com-
partida que consta de un chip multi-núcleo para re-
solver un problema complejo como es el de enrutado
de veh́ıculos con ventanas temporales.

La Sección II describe el problema de enrutado de
veh́ıculos con restricciones de capacidad en dichos
veh́ıculos y ventanas temporales en los servicios a
clientes. La Sección III resume las aproximaciones
paralelas propuestas en la literatura para resolver
este problema, a la vez que se presentan las imple-
mentaciones paralelas MPI y OpenMP de un algo-
ritmo basado en enfriamiento simulado. La Sección
IV muestra los resultados obtenidos en la resolución
de un conjunto de benchmarks, y la Sección V ofrece
las conclusiones y el trabajo futuro.

II. El Problema de Enrutado de Veh́ıculos
con Ventanas Temporales

El problema de enrutado de veh́ıculos con ven-
tanas temporales (Vehicle Routing Problem with
Time Windows, VRPTW) [1] es una variante de
la familia de problemas de enrutado de veh́ıculos
(VRP) que consiste en determinar las rutas óptimas
que debe seguir un determinado número de veh́ıculos,
con idéntica capacidad, estacionados en un almacén
central (centro loǵıstico), que operan dentro de una
franja temporal y que son utilizados para visitar y
suministrar las mercanćıas a un determinado número
de clientes. Los veh́ıculos siguen una ruta que parte
del centro loǵıstico y vuelven a el tras realizar el
servicio. La cantidad de mercanćıas suministradas
por cada veh́ıculo no puede exceder su capacidad.
Los clientes, cuyas demandas pueden ser atendi-
das únicamente por un solo veh́ıculo, están locali-
zados geográficamente de forma dispersa, y tienen
requisitos pre-establecidos en lo que respecta a las
mercanćıas requeridas y al tiempo de servicio nece-
sario para la descarga. Cada cliente tiene asoci-
ada una ventana temporal, de forma que el veh́ıculo
que le suministra puede llegar antes de que la ven-
tana temporal abra (esperando a su apertura), pero
no después de que esta haya cerrado. La distan-
cia total recorrida por todos los veh́ıculos deter-
mina el tiempo total del suministro. Existen for-
mulaciones en las que el proceso de optimización
consta de dos fases: una primera fase en la que se
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minimiza el número de veh́ıculos utilizados y una
segunda fase en la que, a igualdad de veh́ıculos,
se reduce la distancia total recorrida [2]. Sin em-
bargo, en el presente trabajo consideramos directa-
mente la distancia total recorrida como el objetivo
a minimizar ya que, al ser el combustible el coste
variable más importante del proceso de transporte,
la reducción de la distancia total recorrida implica
reducir su consumo. Además, en la gran mayoŕıa
de aplicaciones prácticas, el uso de más o menos
veh́ıculos y conductores no afecta al coste operativo
real, ya que los veh́ıculos suelen ser propiedad de
la empresa y los conductores son empleados de la
misma. Se han propuesto diferentes métodos exactos
para resolver el problema del enrutado de veh́ıculos,
incluyendo métodos basados en relajación, progra-
mación dinámica, etc. [1]. Sin embargo, dada la
complejidad del problema, los métodos aproximados,
incluyendo las meta-heuŕısticas, resultan más con-
venientes ya que obtienen resultados aceptables en
tiempos reducidos [3].

La definición matemática de los objetivos y res-
tricciones del VRPTW, incluyendo la notación fre-
cuentemente utilizada para definir las rutas, el al-
macén central, los clientes, y los veh́ıculos, puede
ser modelada como un problema de teoŕıa de grafos
[1]. Sea G = (V,E) un grafo completo no dirigido,
donde los vértices V = {1, ..., N} corresponden al al-
macén central (centro loǵıstico donde se encuentran
los veh́ıculos y mercanćıas) y a los clientes, y las aris-
tas e ∈ E{(i, j) : i, j ∈ V } a los enlaces entre ellos.

Variables de decisión

Xk
ij =

{
1 si el veh́ıculo k viaja desde i hasta j
0 en otro caso

Parametros
aj es el instante inicial en el que el cliente j
permite el servicio,
bj es el último instante de tiempo que el cliente j
permite el servicio,
Cij es el coste de viajar desde el nodo i al nodo j
(Cij se puede interpretar como distancia o tiempo),
dj es la demanda en el cliente j,
K es el máximo número de veh́ıculos disponibles,
N es el número de clientes (denotados por 2,...N ),
más el almacén (denotado por 1),
Qk es la capacidad de carga del veh́ıculo k (todos
los veh́ıculos tienen la misma capacidad, Q).

El VRPTW se puede definir como sigue:

minimizar TD =
K∑

k=1

N∑
i=1

N∑
j=1

Xk
ijCij (1)

sujeto a:

Xk
ii = 0 (∀i ∈ {1, ...,N}, ∀k ∈ {1, ...,K}) (2)

Xk
ij ∈ {0, 1} (∀i,j ∈ {1, ...,N},∀k ∈ {1, ...,K}) (3)

K∑

k=1

N∑

i=1

Xk
ij = 1 (∀j ∈ {2, ..,N}) (4)

N∑

i=1

N∑

j=2

Xk
ijdj ≤ Qk (∀k ∈ {1, ..,K}) (5)

K∑

k=1

N∑

j=2

Xk
1j ≤ K (6)

N∑

j=2

Xk
1j −

N∑

j=2

Xk
j1 = 0 (∀k ∈ {1, ...,K}) (7)

aj ≤ skj ≤ bj (∀i,j ∈ {1, ..,N},∀k ∈ {1, ...,K}) (8)

ski + Cij − L(1 − Xk
ij) ≤ skj

(∀i,j ∈ {1, ...,N},∀k ∈ {1, ...,K}) (9)

La ecuación (1) es la función objetivo del pro-
blema. La ecuación (2) denota que un veh́ıculo debe
viajar desde un nodo a otro diferente. La ecuación
(3) indica que Xk

ij es igual a 1 si el veh́ıculo k va
desde el nodo i al nodo j, y es igual a 0 en otro caso,
esto es, una ruta entre dos clientes puede o no ser
cubierta por un veh́ıculo. La ecuación (4) señala que
un cliente es visitado una y sólo una vez por un solo
veh́ıculo. Especificando la restricción de la ecuación
(5) se tiene en cuenta que para un veh́ıculo dado, k, la
carga que es transportada por un veh́ıculo no puede
exceder su capacidad Qk. La ecuación (6) especifica
que hay como máximo K rutas saliendo del almacén
central. La ecuación (7) garantiza que los veh́ıculos
salen del almacen central y retornan a el tras el servi-
cio. Sea skj la suma de las distancias viajadas por el
veh́ıculo k antes de llegar al cliente j, la ecuación (8)
asegura que las ventanas temporales son satisfechas.
Dado un escalar elevado, L, la desigualdad represen-
tada en la ecuación (9) especifica que, si el veh́ıculo
k viaja desde el cliente i al cliente j, el veh́ıculo no
puede llegar al cliente j antes del instante ski + Cij .
Como se especifica en [1], la variable skj corresponde
al tiempo en el cual el veh́ıculo k empieza a servir al
cliente j, siempre que k visite a j.

III. Paralelización de Meta-heuŕısticas
para Resolver el VRPTW

Dada la complejidad de la familia de problemas
de enrutado de veh́ıculos, el simple uso de procedi-
mientos meta-heuŕısticos no siempre garantiza la ob-
tención de soluciones de calidad en tiempos acota-
dos. Es por ello que la computación paralela per-
mite reducir el tiempo de ejecución de las versiones
secuenciales o la mejora de las mismas sin provocar
un incremento del tiempo de cómputo. Los progra-
mas paralelos han venido siendo aplicados habitual-
mente en equipos de altas prestaciones, como clusters
de computadores o máquinas de memoria compar-
tida. Sin embargo, la introducción de procesadores
multi-núcleo, con varios núcleos de procesamiento y
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cachés en un solo microchip, permite aplicar proce-
samiento paralelo incluso en computadores persona-
les y otros dispositivos utilizando componentes soft-
ware estándar. Algoŕıtmicamente, el paralelismo
puede ser explotado utilizando diferentes paradig-
mas: maestro-trabajador, islas, y difusión [4].

A. Implementaciones Paralelas en la Literatura

Diferentes algoritmos paralelos han sido diseñados
para resolver VRPs. Uno de los trabajos pioneros en
este campo fue el de Taillard [5], quién presentó un
método paralelo que descompone el VRP en regiones
polares incluyendo un gran número de veh́ıculos en
sub-problemas que se reselven de forma indepen-
diente. Otros autores propusieron una heuŕıstica
paralela basada en búsqueda tabú para el VRPTW
que utilizaba un esquema maestro-trabajador, donde
cada trabajador lleva a cabo una búsqueda tabú y el
maestro coordina el trabajo y distribuye a los traba-
jadores las soluciones iniciales [6]. La paralelización
de la búsqueda tabú también fue aplicada en [7],
y los resultados obtenidos mostraron que el algo-
ritmo aśıncrono maestro-trabajador mejoraba a la
versión śıncrona en términos de speedup, mientras
que también permit́ıa obtener resultados compara-
bles a esos obtenidos por la versión śıncrona y se-
cuencial de la búsqueda tabú. Otras aproximaciones
que también aplican búsqueda tabú paralela para re-
solver problemas de enrutado de veh́ıculos sin ven-
tanas temporales (es decir, CVRP) mediante el uso
de un modelo maestro-trabajador en el que cada tra-
bajador ejecuta un procedimiento de búsqueda tabú
con diferentes parámetros, mientras que el maestro
es responsable de recolectar la mejor solución local
de los trabajadores y trasmitir el mejor de todos e-
llos entre dichos trabajadores para iniciar una nueva
iteración [8]. Algunos métodos h́ıbridos basados
en combinar búsqueda local heuŕıstica con progra-
mación entera han sido también paralelizados para
resolver el CVRP [9]. Otros autores han resuelto el
VRPTW utilizando el esquema maestro-trabajador
en el que el componente maestro coordina los ope-
radores genéticos y mantiene la selección de padres
mientras que los trabajadores ejecutan de forma con-
currente los operadores de reproducción y mutación
[10]. La paralelización maestro-trabajador también
se ha aplicado para resolver la versión de dos fases del
VRPTW [11], concluyendo que se obtiene una ganan-
cia en tiempo de cómputo requerido para generar
soluciones de una determinada calidad. Algunos
algoritmos paralelos aplicados en el VRPTW uti-
lizan diferentes estrategias para inicializar soluciones,
búsqueda tabú o algoritmos genéticos como métodos
heuŕısticos de búsqueda, y procedimientos de post-
optimización que aplican operadores de búsqueda lo-
cal [12]. El VRPTW también ha sido resuelto con
algoritmos paralelos basados en enfriamiento simu-
lado haciendo uso de arquitecturas SMP, y utilizando
OpenMP y MPI [13], [14].

Esta investigación es, para nuestro conocimiento,
la primera que compara ambos paradigmas parale-

los en meta-heuŕısticas poblacionales para resolver el
VRPTW haciendo uso de procesadores multi-núcleo.

B. Procedimiento

A continuación describimos la heuŕıstica basada en
enfriamiento simulado y su paralelización utilizando
ambos paradigmas.

B.1 Algoritmo Secuencial

Los componentes principales del algoritmo aqúı
paralelizado son la representación de las solu-
ciones, el método de construcción de soluciones y
la condición de parada, los operadores de búsqueda
según las estructuras de vecindario, la estrategia para
mantener la diversidad de las soluciones, y la se-
lección de soluciones vecinas a la actual.

• La representación de las soluciones se realiza
mediante una codificación entera. Dado que el
método utilizado es poblacional, la población P
consta de un total de p individuos (soluciones),
P={I1, I2, . . . , Ip}, cada uno de los cuales repre-
senta las rutas recorridas por los K veh́ıculos
para suministrar a los N clientes. Aśı, cada in-
dividuo, Ii, se representa mediante cromosomas,
Cik, que consiste en un conjunto variable de
genes, Cik = {0, G1

ik, G2
ik, ..., Gl

ik, 0} que repre-
sentan la ruta del k -ésimo veh́ıculo en el i -ésimo
individuo, con 1≤Gj

ik≤N. Aśı, el cromosoma
C5,3 = {0, 7, 4, 15, 11, 0} indica que el tercer
veh́ıculo del quinto individuo parte del centro
loǵıstico, y visita a los clientes 7, 4, 15, y 11,
antes de volver a dicho centro loǵıstico.

• Las soluciones iniciales se construyen utilizando
tres estrategias, todas ellas teniendo en cuenta
que es obligatorio satisfacer las ventanas tem-
porales y las restricciones de capacidad. La
primera consiste en asignar clientes aleatoria-
mente a los veh́ıculos hasta que sean sumi-
nistrados dichos clientes. La segunda estrate-
gia es similar a la primera, pero los clientes
son insertados de acuerdo en el orden corres-
pondiente a su identificador de nodo. La ter-
cera heuŕıstica (Time Window based Insertion
Heuristic, TWIH) asigna clientes a los veh́ıculos
en un orden ascendente de ventanas temporales,
visitando primeramente aquellos clientes cuyo
tiempo de servicio comienza antes.

• Los operadores de búsqueda tienen como obje-
tivo mejorar la calidad de las soluciones creadas
mediante las heuŕısticas de inicialización. En
la literatura del VRPTW encontramos un ele-
vado elevado número de operadores de mutación
[1], [15], de entre los cuales hemos implementado
diez con el objetivo de diversificar la búsqueda.
Algunos de ellos se basan en elegir un cliente y
relocalizarlo en un orden diferente en el mismo
veh́ıculo, otras se basan en modificar el veh́ıculo
asignado a los clientes, mientras que otros opera-
dores dividen, crean, o eliminan rutas.

• El Enfriamiento Simulado (Simulated Annea-
ling, SA) [16] es una meta-heuŕıstica de
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búsqueda local que simula el proceso seguido por
los átomos de un metal cuando se funde y pos-
teriormente se enfŕıa lentamente. En términos
computacionales, este proceso implica que las
soluciones iniciales tienen asociadas una tem-
peratura inicial elevada, Ti, la cual se va re-
duciendo progresivamente según un factor de en-
friamiento, Tfactor, hasta que cae debajo de un
determinado umbral, Tumbral, de forma que en
un instante dado, aquellas soluciones del vecin-
dario, generadas a través de un operador de
variación (mutación), que mejoren a la solución
de partida serán directamente aceptadas, mien-
tras que si la empeoran se aceptará con una
probabilidad que decrece conforme se reduce
la temperatura actual, t. La variable t se
incluye dentro de la denominada función de
Metrópolis [17] y actúa como factor de proba-
bilidad para aceptar o rechazar una determinada
solución. La estrategia aqúı utilizada, denomi-
nada Multiple-Temperature Simulated Annea-
ling (MT-SA), optimiza una población de p in-
dividuos utilizando los diez operadores de mu-
tación comentados anteriormente, a la vez que
se establecen esquemas de enfriamiento dife-
rentes en cada individuo [18] con el objetivo de
diversificar la búsqueda. En concreto, se es-
tablece un intervalo de temperaturas iniciales
[Timin, T imax], de forma que la temperatura ini-
cial del individuo I1 es Timin, la del individuo Ip

es Timax, y el resto se distribuyen regularmente
a lo largo de este intervalo.

B.2 Algoritmos Paralelos

El objetivo de la implementación paralela aqúı pre-
sentada (pMT-SA) no es tanto reducir el tiempo
de ejecución del algoritmo secuencial (MT-SA), sino
mejorar la calidad de las soluciones obtenidas por
MT-SA sin incrementar el tiempo de ejecución. Con
el objetivo de implementar algoritmos paralelos que
presenten las mismas caracteŕısticas del código se-
cuencial (una simulación paralela del código secuen-
cial), tanto las paralelizaciones basadas en el mo-
delo maestro-trabajador como en el modelo de is-
las utilizan comunicaciones śıncronas, esto es, no
se hace uso de las primitivas de paso de mensajes
aśıncronas (MPI), ni la cláusula nowait (OpenMP).
Ambos paradigmas han sido adaptados en nuestro
estudio como mostramos a continuación:

i) Paradigma maestro-trabajador con OpenMP: la
hebra maestra inicializa la población de solu-
ciones (cada una conteniendo un conjunto válido
de rutas que visitan a todos los clientes a la
vez que se cumplen las restricciones), de forma
que, en cada iteración, dicha hebra maestra dis-
tribuye los p individuos de la población P en-
tre el número de hebras ejecutadas (NP), in-
cluyendose a śı misma, de forma que cada he-
bra es responsable de optimizar p/NP indivi-
duos de acuerdo a los operadores de búsqueda
en conjunción con la función de Metropolis

en la que se basa la aceptación de soluciones
en el enfriamiento simulado. Una vez las he-
bras trabajadoras han computado sus soluciones
asignadas, las retornan a la hebra maestra, la
cual determina la mejor solución global, reem-
plazando un porcentaje de individuos con esa
solución, y volviendo a distribuir trabajo entre
las hebras. La hebra maestra también es respon-
sable de controlar la condición de parada y de
retornar la mejor solución obtenida;

ii) Paradigma de islas con MPI: cada proceso
(isla) inicializa y optimiza p/NP individuos de
forma autónoma. De forma periódica, la mejor
solución de cada isla es enviada a un proceso
central el cual, de forma temporal, es respon-
sable de determinar la mejor solución global y
distribuirla entre las restantes islas. Esas islas
copian la solución recibida en un determinado
porcentaje de soluciones de la población, tras lo
cual continúan el proceso de búsqueda. Cuando
la condición de parada se cumple, todas las islas
env́ıan las soluciones al proceso central, el cual
devuelve la mejor solución global.

IV. Análisis Experimental

El computador utilizado consta de un Intel Core
2 Quad Processor Q6600 (4 núcleos, 2.40 GHz, 8MB
de caché y 4 GB RAM). El algoritmo secuencial MT-
PSA, programado en C++, se ha paralelizado uti-
lizando MPI (MPICH2 versión 1.2.1p1), y OpenMP
(versión 3.1). Para obtener resultados estad́ısticos
significativos, se han lanzado 15 ejecuciones inde-
pendientes de pMT-SA usando NP={1,2,3,4} pro-
cesos/hebras para cada benchmark.

A. Benchmarks

La evaluación de pMT-SA en la resolución del
VRPTW se lleva a cabo utilizando el conjunto de
benchmarks propuesto por Solomon [19], que se com-
pone de 56 instancias divididas en seis categoŕıas,
todas ellas con 25 veh́ıculos y 100 clientes. Cada
benchmark incluye las capacidades máximas de los
veh́ıculos, aśı como las caracteŕısticas de los clientes
(coordenadas geográficas, demandas, ventanas tem-
porales y tiempo de servicio). La distancia entre
dos clientes es calculada a partir de sus coordenadas
cartesianas utilizando distancias eucĺıdeas. Las seis
categoŕıas son C1, C2, R1, R2, RC1, y RC2, donde
los benchmarks de categoŕıa R tienen los clientes dis-
tribuidos aleatoriamente, los de la categoŕıa C están
concentrados, siendo la categoŕıa RC una mezcla de
ambas. Por otro lado, los problemas de la categoŕıa 1
(C1, R1, y RC1) tienen ventanas temporales más es-
trechas que los de la categoŕıa 2 (C2, R2, y RC2). Las
implementaciones paralelas se evaluan en dos instan-
cias del problema de cada uno de esos seis grupos de
benchmarks: C103, C108, C203, C208, R103, R108,
R203, R208, RC103, RC108, RC203, y RC208, que
son representativos de todos los tipos C/R/RC.
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B. Configuración Paramétrica

El algoritmo secuencial utiliza una población de
200 individuos (|P |=p=200), que en el caso de
aplicar MPI son distribuidos entre las islas, y en el
caso de aplicar OpenMP islas son gestionadas me-
diante pragma omp parallel for. La probabilidad de
aplicar el operador de mutación es del 25%. Si se
aplica la mutación, cada una de las diez variantes del
operador de mutación se aplica con una probabilidad
aleatoria entre el 5% y el 15% (todas ellas han de
sumar 100%). Como se comentó previamente, cada
individuo tiene su propio esquema de enfriamiento,
de forma que se establece un intervalo de tempera-
turas iniciales Ti=[10,1000] y un esquema de enfria-
miento lento (Tcooling=0.995), mientras que la tem-
peratura mı́nima es Tstop=0.001. Si no se cumple
la condición de parada y la temperatura actual cae
por debajo de Tstop, la temperatura se reinicializa
(t=Ti) y el proceso de búsqueda continúa. Cuando
los procesos o hebras se comunican para compartir
sus mejores soluciones, la mejor se copia en el 25% de
las soluciones de la población (paradigma maestro-
trabajador) o en cada isla (paradigma basado en is-
las). De acuerdo a nuestros resultados prelimina-
res, este porcentaje (25%) representa un valor com-
promiso adecuado que permite la independencia del
proceso de búsqueda derivado del modelo de islas
y la presión elitista derivada de la aplicación de la
meta-heuŕıstica, mientras que un porcentaje mayor
deteriora el rendimiento. Ambas implementaciones
paralelas se ejecutan utilizando dos, cuatro, y ocho
procesos/hebras, y dado que el procesador utilizado
consta de cuatro núcleos con multi-hebra simultánea,
utilizar dos, cuatro, y ocho procesos permite no sólo
analizar la mejora ofrecida por el incremento del
número de núcleos, sino también las ventajas propor-
cionadas por la tecnoloǵıa multi-hebra. Cuando se
comparan diferentes algoritmos o implementaciones,
es posible determinar que técnica es mejor que otra si
una de ellas obtiene un mejor rendimiento (mejores
soluciones) en un tiempo computacional equivalente.
Para los investigadores en optimización computa-
cional, este coste suele medirse en términos de un
mismo número de evaluaciones de la función obje-
tivo. No obstante, este criterio asume que el coste
de las restantes operaciones es similar en todas los
algoritmos o implementaciones comparadas. Sin em-
bargo, resolver el VRPTW requiere no sólo eva-
luar el fitness de las soluciones, sino también veri-
ficar las restricciones, actualizar las temperaturas,
aceptar o rechazar soluciones de acuerdo al crite-
rio de Metropolis, etc. Además, es desconocido si el
paradigma basado en islas utilizando MPI necesitará
mayor tiempo de cómputo en llevar a cabo el paso
de mensajes, que la paralelización con OpenMP en
gestionar el modelo de ejecución fork-and-join. Por
tanto, el tiempo de ejecución parece la mejor forma
de medir el coste computacional, siendo además un
criterio recientemente utilizado a la hora de resolver
problemas de enrutado de veh́ıculos [20].

C. Resultados y Discusión

Dado que el objetivo de esta investigación es eva-
luar y comparar el rendimiento de diferentes im-
plementaciones paralelas del algoritmo MT-SA, la
primera tarea es ajustar los parámetros. Como se
comentó anteriormente, el rendimiento de la para-
lelización basada en islas suele verse influida por el
ratio de comunicación, que debeŕıa ser cuidadosa-
mente ajustado en cada aplicación particular. Con
este objetivo, la implementación paralela basada en
el modelo de islas se evalúa en el conjunto de bench-
marks analizado utilizando tres ratios de comuni-
cación (CR={100,1000,10000}). Con los resultados
obtenidos a partir de 15 ejecuciones diferentes, se
observa que la mejor configuración corresponde a
CR=100, parámetro que será el utilizado en los sigui-
entes resultados mostrados.

TABLA I

Comparativa entre el modelo de islas con MPI frente

al modelo maestro-trabajador con OpenMP (criterio

de parada: tiempo de ejecución igual a 60 segundos).

NP=1 NP=2

Serial MPI OMP

MED S.D. MED S.D. MED S.D.

R103 1629.5 48.9 1406.9 37.4 1504.7 28.0

R108 1464.3 65.9 1194.0 51.4 1290.7 57.4

R203 1509.8 99.7 1204.6 71.7 1368.4 58.7

R208 1261.2 122.4 986.8 72.4 1103.5 98.2

C103 1456.7 62.5 1167.1 51.3 1432.8 90.8

C108 1663.0 75.0 1257.3 79.1 1451.7 55.9

C203 1381.8 102.2 982.7 57.8 1212.2 87.1

C208 846.6 42.9 749.5 39.7 818.3 39.8

RC103 1776.8 68.7 1515.5 49.1 1618.9 36.8

RC108 1656.7 60.6 1418.3 58.1 1514.0 64.1

RC203 1657.7 121.0 1359.7 66.3 1537.2 103.7

RC208 1463.1 101.4 1194.7 75.1 1424.5 86.1

Media 1480.6 80.9 1203.1 59.1 1356.4 67.22

NP=4 NP=8

MPI OMP MPI OMP

MED S.D. MED S.D. MED S.D. MED S.D.

R103 1349.5 34.7 1478.6 32.9 1521.7 31.8 1405.3 43.0

R108 1068.3 27.2 1140.2 23.3 1341.4 38.1 1146.8 53.0

R203 1105.8 45.1 1213.3 58.5 1389.4 52.8 1172.2 59.0

R208 877.3 44.0 1011.8 80.0 1124.0 29.2 979.5 50.9

C103 1045.9 35.4 1250.6 88.4 1329.6 51.8 1208.1 79.7

C108 1109.8 88.2 1238.3 108.6 1172.8 55.1 1250.4 95.1

C203 873.2 57.1 1008.4 96.8 1164.4 70.9 971.5 125.6

C208 715.9 15.6 791.7 28.7 783.1 31.5 774.7 25.7

RC103 1412.4 34.5 1514.1 36.6 1641.2 31.9 1517.7 37.9

RC108 1328.2 40.6 1417.4 30.0 1523.2 43.9 1434.9 46.9

RC203 1241.4 63.1 1350.4 67.2 1562.4 68.2 1355.7 59.2

RC208 1082.2 55.6 1224.3 47.6 1311.0 52.2 1193.5 82.9

Media 1100.8 45.1 1219.9 58.2 1322.0 46.5 1200.9 63.2

Una vez ajustado el ratio de comunicaciones para
el modelo basado en islas con MPI, el siguiente paso
es comparar el rendimiento del modelo de islas con el
basado en el modelo maestro-trabajador. La Tabla I
muestra la mediana estad́ıstica (MED), en términos
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de distancia viajada, obtenida por el modelo de is-
las implementado con MPI y el esquema maestro-
trabajador utilizando OpenMP en ejecuciones de 60
segundos. Además de la mediana, se ofrecen resul-
tados de la desviación estandar (S.D.) como medida
de dispersión. A partir de los resultados obtenidos
en las 15 ejecuciones independientes, se observa que
el modelo de islas programado con MPI y 4 pro-
cesos obtiene los mejores resultados en todas las
instancias, aunque el rendimiento de esta estrate-
gia decae cuando se utilizan 8 procesos. Este com-
portamiento se debe al efecto denominado sobre-
subscripción (oversubscription) [21], por el que un
incremento en el número de procesos por encima del
número de núcleos disponibles conlleva un mayor
número de comunicaciones (paso de mensajes), lo
cual provoca un overhead que no compensa el uso
del esquema multi-hebra simultáneo (implementado
por cada núcleo en el microprocesador). Por el con-
trario, el paradigma maestro-trabajador programado
con OpenMP no obtiene resultados tan buenos como
el modelo de islas programado con MPI al usar 4 he-
bras, pero śı mejora su propio rendimiento cuando
se hace uso de 8 hebras, es decir, se aprovecha del
esquema multi-hebra simutáneo [22]. Por último,
señalar que la desviación estandard de las 15 ejecu-
ciones independientes es mayor en la implementación
secuencial, lo cual denota que el paralelismo también
incrementa la robustez del algoritmo.

V. Conclusiones

Los problemas de enrutado de veh́ıculos son NP-
duros, por lo que resulta habitual hacer uso de
métodos heuŕısticos para su resolución. Sin em-
bargo, en determinadas aplicaciones es necesario
abordar instancias de gran tamaño u obtener solu-
ciones de alta calidad en un tiempo reducido, resul-
tando conveniente incorporar técnicas que mejoren
la eficiencia de dichas heuŕısticas. Este trabajo
analiza los beneficios proporcionados por paraleliza-
ciones de meta-heuŕısticas poblacionales basadas en
los modelos maestro-trabajador y modelo basado
en islas, haciendo uso de MPI y OpenMP, con el
objetivo de mejorar la calidad de las soluciones
obtenidas por el algoritmo secuencial sin incremen-
tar el tiempo de cómputo. A partir de los resul-
tados obtenidos, se han extraido dos conclusiones
principales: el esquema maestro-trabajador progra-
mado con OpenMP toma ventaja tanto del esquema
multi-hebra simultáneo como de la memoria com-
partida siendo capaz de mejorar su rendimiento uti-
lizando un número de hebras superior al número de
núcleos disponibles; el modelo de islas programado
con MPI mejora al paradigma maestro-trabajador
con OpenMP cuando el número de procesos no es
mayor que el número de núcleos, mientras que su
rendimiento decae en caso contrario.
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[3] O. Bräysy, M. Gendreau, Vehicle routing problem with
time windows, part II: metaheuristics, Transportation Sci-
ence 39, 119-139 (2005).

[4] C.A., Coello, G.B. Lamont, D.A. Van Veldhuizen, Evo-
lutionary algorithms for solving multi-objective problems,
Genetic and Evolutionary Computation Series, Springer
(2007).
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Virtualización Remota de GPUs: Evaluación
de Soluciones Disponibles para CUDA
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Resumen— En el presente art́ıculo realizamos una
comparativa de las distintas soluciones disponibles
para la utilización de GPUs compatibles con CUDA
de forma remota. Para ello, además de presentar las
caracteŕısticas de cada una de ellas, describiendo sus
ventajas e inconvenientes, hemos realizado una serie
de pruebas con la finalidad de evaluarlas y poder com-
pararlas entre ellas en base al ancho de banda y la
latencia que cada solución presenta.

En cuanto a la latencia se refiere, DS-CUDA ha
mostrado muy buenos resultados en copias que uti-
lizaban memoria de CPU paginable, mientras que
rCUDA ha obtenido la mejor latencia de las distin-
tas soluciones estudiadas cuando las copias utilizaban
memoria de CPU no paginable. En lo referente al an-
cho de banda, generalmente rCUDA ha presentado los
mejores resultados. No obstante, cuando el tamaño de
los datos transferidos era pequeño, entre 1MB y 4MB,
su rendimiento bajaba considerablemente, sobre todo
en el caso de las copias que utilizaban memoria de
CPU no paginable.

Palabras clave— CUDA, GPGPU, virtualización,
computación de altas prestaciones.

I. Introducción

EN los últimos años, los clusters HPC (High
Performance Computing, computación de al-

tas prestaciones) han evolucionado hacia platafor-
mas heterogéneas integrando tanto CPUs como hard-
ware de propósito espećıfico y aceleradores, como
por ejemplo las GPUs (Graphics Processing Units,
unidades de procesamiento gráfico) [1]. Normal-
mente, en este tipo de sistemas se instalan uno o más
aceleradores en cada nodo del cluster. No obstante,
este enfoque presenta varios inconvenientes:

• Coste de adquisición: además de incrementar
el coste de adquisición, el uso de aceleradores
también aumenta los costes de mantenimiento,
administración y espacio [2].

• Consumo energético: por ejemplo, en el caso de
las GPUs, éstas pueden incrementar la cantidad
de enerǵıa total requerida por un nodo HPC en
un porcentaje considerable [3].

• Utilización de los aceleradores: no es muy común
que todos los aceleradores del cluster sean uti-
lizados completamente todo el tiempo, ya que
muy pocas aplicaciones presentan un nivel de
paralelización tan elevado.
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Bajo estas premisas, la virtualización de acelera-
dores en el ámbito de la HPC parece ser una buena
idea, puesto que conduce a la instalación de menos
aceleradores. De esta manera, se reducen los costes
de adquisición y el consumo, mientras que se incre-
menta la utilización de los mismos.

En particular, en este art́ıculo nos centraremos
en GPUs como aceleradores. A la hora de acelerar
las aplicaciones mediante GPUs, las mejoras se ob-
tienen descargando en éstas las partes de código com-
putacionalmente intensivas. Para llevarlo a cabo,
han aparecido diversas soluciones como, por ejem-
plo, CUDA [4] u OpenCL [5]. En este trabajo
únicamente consideraremos las aplicaciones aceler-
adas con CUDA, por ser la opción más extendida.

Cuando se virtualizan GPUs, las GPUs f́ısicas se
instalan sólo en algunos nodos del cluster. Poste-
riormente, son compartidas con el resto de nodos
de forma remota. Aśı, los nodos que tienen GPUs
se convierten en servidores que proporcionan servi-
cios GPGPU (General Purpose Computing on GPUs,
computación de propósito general en GPUs) al resto
de nodos dentro del cluster.

Las soluciones más conocidas para la vir-
tualización de GPUs compatibles con CUDA
son: rCUDA [6], GVirtuS [9], DS-CUDA [10],
vCUDA [11], GViM [12], GridCuda [13] y V-
GPU [14]. Todas estas soluciones presentan una ar-
quitectura similar compuesta por dos partes: una
parte cliente, instalada en el nodo que solicita servi-
cios de aceleración a la GPU, y una parte servidora
instalada en el sistema que posee f́ısicamente la GPU.

Evidentemente, el hecho de utilizar una GPU de
forma remota introduce algunos sobrecostes con res-
pecto a utilizar una GPU local, principalmente:

• El sobrecoste de gestión introducido por la
propia solución de virtualización de la GPU.

• El sobrecoste introducido por la red de comu-
nicaciones utilizada para acceder a la GPU re-
mota.

Para minimizar el impacto del sobrecoste de la red,
es muy importante que las soluciones que virtualizan
las GPUs aprovechen al máximo el ancho de banda
de la misma, e intenten reducir la latencia al mı́-
nimo. En este art́ıculo realizamos una comparativa
de las distintas soluciones de virtualización de GPUs
disponibles para CUDA. Para ello, además de pre-
sentar las caracteŕısticas de cada una de ellas, des-
cribiendo sus ventajas e inconvenientes, realizaremos
un conjunto de pruebas con la finalidad de evaluarlas
y poder compararlas entre ellas en base al ancho de
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banda y la latencia que presentan.

El resto del art́ıculo está estructurado de la si-
guiente manera: en la Sección II describimos cada
una de las tecnoloǵıas disponibles; a continuación,
evaluamos algunas de ellas en la Sección III; para
finalizar, en la Sección IV comentamos las conclu-
siones.

II. Soluciones disponibles para el uso de
GPUs de forma remota

En esta sección describimos las caracteŕısticas más
relevantes de las soluciones que en la actualidad
permiten utilizar GPUs compatibles con CUDA de
forma remota.

A. rCUDA: remote CUDA

rCUDA [6], [7], [8] proporciona a las aplicaciones
acceso transparente a GPUs instaladas en nodos re-
motos, de manera que las aplicaciones no son cons-
cientes de que realmente están accediendo a disposi-
tivos instalados en otros nodos del cluster. Para ello,
la arquitectura de rCUDA está estructurada como
un sistema cliente-servidor distribuido, tal y como
muestra la Figura 1. Aśı, las peticiones de las apli-
caciones que requieren GPUs son redirigidas por el
cliente de rCUDA al servidor a través de la capa de
comunicaciones.

SOFTWARE

HARDWARE
GPURed

Comunicaciones

Cliente rCUDA

Aplicación

CLIENTE SERVIDOR

Comunicaciones

Servidor rCUDA

CUDA

Fig. 1. Arquitectura de rCUDA.

Desde el punto de vista de las aplicaciones, el
cliente rCUDA presenta la misma interfaz que la bi-
blioteca de CUDA original en tiempo de ejecución,
de tal forma que éstas se comportan de manera si-
milar a como lo haŕıan si tuvieran acceso local a las
GPUs. Cuando el servidor recibe las peticiones, las
procesa y ejecuta accediendo a las GPUs f́ısicas. Pos-
teriormente, env́ıa los resultados de nuevo al cliente,
el cual los hace llegar a la aplicación.

Por su parte, la capa de comunicaciones que
conecta el cliente rCUDA con el servidor propor-
ciona una API genérica de comunicaciones que posi-
bilita la implementación de módulos de comunica-
ciones espećıficos para cada tecnoloǵıa de red subya-
cente, permitiendo aśı el máximo aprovechamiento
de la misma. Actualmente existen módulos de comu-
nicaciones espećıficos para Ethernet e InfiniBand.

La última versión de rCUDA soporta la versión
5 del Runtime API de CUDA, a excepción de los
módulos de interoperabilidad con gráficos. Además,
también soporta el resto de bibliotecas CUDA, tales
como CUBLAS [15], CUFFT [16] o Thrust [17]. No
es necesario realizar ninguna modificación en las apli-
caciones para utilizar rCUDA.

B. GVirtuS: Generic Virtualization Service

GVirtuS [9] intenta llenar el hueco existente en-
tre los clusters propietarios equipados con dispo-
sitivos que permiten GPGPU, y los clusters vir-
tuales de pago de altas prestaciones empleados a
través de redes públicas o privadas. GVirtuS per-
mite a una máquina virtual acceder a una GPU
de una manera transparente. Es independiente del
hypervisor de la máquina virtual, y no está limi-
tado únicamente a virtualizar GPUs compatibles con
CUDA. Su rendimiento ha sido evaluado en diversos
escenarios, como por ejemplo proporcionando servi-
cios GPGPU en un cluster HPC basado en cloud
computing y compartiendo remotamente dispositivos
que ofrecen servicios GPGPU entre nodos HPC.

Dispositivo

Comunicador

Front-end driver

Biblioteca “wrapper”

Aplicación

Back-end driver

Biblioteca Interfaz

Driver del dispositivo 
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N

T
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Fig. 2. Arquitectura de GVirtuS.

En la Figura 2 podemos ver la arquitectura de
GVirtuS. La aplicación sigue utilizando el mismo
interfaz que la biblioteca original virtualizada. El
cliente utiliza el front-end de GVirtuS para realizar
peticiones. El servidor, por su parte, emplea el
back-end de GVirtuS para atender dichas peticiones.
La comunicación entre ambos puede realizarse uti-
lizando diversas tecnoloǵıas:

• Sockets Unix
• TCP/IP
• Máquinas Virtuales Xen [18]: XenLoop
• Máquinas Virtuales VMWare [19]: VMCI (Vir-

tual Machine Communication Interface)
• Máquinas Virtuales KVM [20]: VMchannel

La última versión disponible de GVirtuS cubre un
subconjunto de funciones de la versión 3.2 del Driver
API y del Runtime API de CUDA. No permite el
uso del resto de bibliotecas CUDA. Por otro lado, so-
porta parte de las funciones ofrecidas por OpenCL,
y no requiere cambios en las aplicaciones. Aunque
los mejores resultados los obtiene con máquinas vir-
tuales KVM en conjunción con QEMU [21], en este
trabajo no estamos analizando el uso de GPUs con
máquinas virtuales, y por ello utilizaremos su versión
TCP/IP para acceder a GPUs remotas.

C. DS-CUDA: Distributed Shared CUDA

DS-CUDA [10] es un middleware que proporciona
acceso a GPUs CUDA distribuidas sobre los nodos
una red. De este modo el usuario, al igual que ocurŕıa
con rCUDA, puede utilizar todas las GPUs de los
distintos nodos de la red como si éstas estuvieran
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instaladas en su propio nodo.

Bib. CUDA DriverBiblioteca IB Verb

CUDA API “wrapper”

Aplicación

IB HCA Driver

Bib. CUDA Runtime

Servidor DS-CUDA

CUDA Driver

Biblioteca
IB Verb

IB HCA 
Driver

Conexión IB PCIe

GPU

CLIENTE SERVIDOR

PCIe

IB HCA

PCIe

IB HCA

Fig. 3. Arquitectura de DS-CUDA.

La Figura 3 muestra la arquitectura de DS-CUDA.
Al igual que en las soluciones anteriores, en el nodo
cliente, la aplicación interactúa con una biblioteca
que sustituye a la original de CUDA. En el nodo
servidor, el servidor de DS-CUDA redirige dichas lla-
madas a la biblioteca nativa de CUDA. La comuni-
cación entre el cliente y los nodos servidor se rea-
liza utilizando InfiniBand Verbs por defecto, aunque
también permite utilizar llamadas a procedimiento
remoto (RPC, Remote Procedure Calls).

La última versión de DS-CUDA soporta un sub-
conjunto de funciones de la versión 4.1 de CUDA.
No permite copias entre zonas de memoria GPU, ni
con memoria CPU no paginable, ni tampoco copias
de tamaño superior a 32MB. Además, es necesario
recompilar las aplicaciones enlazando con la biblio-
teca de DS-CUDA.

Sin embargo, un aspecto importante de DS-CUDA
es que proporciona tolerancia a fallos, lo cual puede
resultar muy útil si tenemos en cuenta que muchas
GPUs, como las GeForce, en ocasiones podŕıan pre-
sentar errores de memoria debido a que carecen de
mecanismos ECC (Error Check and Correct, de-
tección y corrección de errores).

D. vCUDA

vCUDA [11] es una solución que proporciona servi-
cios GPGPU a máquinas virtuales. De manera simi-
lar a los casos anteriores, vCUDA permite a aplica-
ciones ejecutándose en máquinas virtuales hacer uso
de GPUs, lo cual puede resultar beneficioso para el
rendimiento de aplicaciones dentro del ámbito de la
HPC. Como en el resto de soluciones, la idea clave
en su diseño es la interceptación de las llamadas al
API de CUDA y su redirección.

vCUDA Runtime API

Aplicación

CLIENTE

SERVIDOR

vCUDA Driver API
Dispositivo vCUDA

CUDA Runtime API
CUDA Driver API
Dispositivo CUDA

Fig. 4. Arquitectura de vCUDA.

En la Figura 4 exponemos cómo está estructurado
vCUDA. La aplicación se ejecuta en una máquina
virtual y accede a las bibliotecas de vCUDA, que
sustituyen a las de CUDA. Las llamadas intercep-
tadas por vCUDA, son redirigidas al sistema ope-
rativo anfitrión, donde śı se utilizan las bibliote-

cas originales de CUDA. Las comunicaciones entre
la máquina virtual y la máquina real se realizan
utilizando el protocolo XML-RPC [22], que utiliza
HTTP para el transporte y XML para la codifi-
cación.

La última versión de vCUDA parece dar soporte
a la versión 1.1 del Runtime API de CUDA, aunque
en las publicaciones consultadas no hay referencias
en este sentido.

E. GViM: GPU-accelerated Virtual Machines

GViM [12] es un sistema diseñado para virtualizar
y gestionar los recursos de un sistema de propósito
general acelerado por procesadores gráficos. Está
construido a partir de soluciones de virtualización
existentes, integrando nuevos mecanismos que per-
miten un soporte mejorado para máquinas virtuales
aceleradas por GPUs.

GPU Front-end

CUDA API

Aplicación

SO “guest”

Hypervisor

Máquina Virtual

GPU Front-end

CUDA API

Aplicación

SO “guest”

Máquina Virtual

GPU Front-end

CUDA API

Aplicación

SO “guest”

Máquina Virtual

GPU Front-end

CUDA API

Aplicación

SO “guest”

Máquina Virtual

GPU Front-end

CUDA API

Aplicación

SO “guest”

Máquina Virtual

GPU Back-end

Extensión para la 
gestión

Drivers

Dominio de gestión

Multicores de propósito general

GPUs NVIDIA Otros Dispositivos

Fig. 5. Arquitectura de GViM.

La Figura 5 presenta la arquitectura de un
sistema GPGPU virtualizado con GViM. La
plataforma hardware está formada por procesadores
de propósito general (por ejemplo, x86) y acele-
radores gráficos especializados, en este caso GPUs
NVIDIA. Las máquinas virtuales ejecutan aplica-
ciones que pueden requerir acceso a las GPUs de
forma concurrente. El control de las GPUs f́ısicas
y del resto de dispositivos lo realiza ı́ntegramente el
dominio de gestión. Esto implica que todos los ac-
cesos a las GPUs desde las máquinas virtuales son
enrutados a través del GPU Front-end a dicho do-
minio de gestión, y éste se encarga de redirigirlos a
los dispositivos reales mediante el GPU Back-end.

La última versión de vCUDA parece dar soporte
a la versión 1.1 de CUDA, aunque no se espećıfica si
cubre todas las funcionalidades de la misma.

F. GridCuda: A Grid-Enabled CUDA Programming
Toolkit

GridCuda [13] proporciona una plataforma para
que los usuarios desarrollen programas utilizando
el API de CUDA, explotando los recursos GPGPU
disponibles en redes computacionales para ejecutar
dichos programas. Cuando una función CUDA es
invocada desde la aplicación usuario, es redirigida de
forma transparente a GPUs remotas por medio de
llamadas a procedimiento remoto (RPC).

GridCuda está formado principalmente por dos
componentes: el cliente y el servidor, tal y como
podemos ver en la Figura 6. El cliente GridCuda
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Sistema Operativo

Cliente GridCUDA

Aplicación Servidor GridCUDA

NVIDIA CUDA
Driver API

Sistema 
Operativo

GPU

CLIENTE SERVIDOR

Red

Fig. 6. Arquitectura de GridCuda.

es el encargado de redirigir las llamadas CUDA de
las aplicaciones a las GPUs remotas. Por otro lado,
el servidor GridCuda es utilizado por los nodos de la
red que disponen de GPUs para recibir las peticiones
del cliente, e invocar al driver de CUDA para llevar
a cabo las operaciones solicitadas.

La última versión de GridCuda parece dar soporte
a la versión 2.3 de CUDA, aunque no hemos encon-
trado información sobre si cubre todas las funciona-
lidades de la misma.

G. V-GPU: GPU Virtualization

Partiendo de una PaaS (Platform as a Service,
plataforma como servicio) para juegos online basada
en computación con GPUs, V-GPU [14] es una herra-
mienta comercial dirigida a crear una infraestructura
de GPUs a gran escala para soportar millones de ju-
gadores online. Podemos ver cómo está estructurada
en la Figura 7.
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CUDA API

Aplicación

SO “guest”

Máquina Virtual

Sistema 
Operativo
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InfiniBand HCA

Servidor de GPUs

GPU n...

Red

Sistema 
Operativo

Fig. 7. Arquitectura de V-GPU.

De forma análoga a las soluciones anteriores, V-
GPU intenta desacoplar las GPUs de las máquinas
virtuales (del mismo modo en el que en su d́ıa se de-
sacoplaron las bases de datos de los servidores web).
Utiliza una red de altas prestaciones, como puede ser
InfiniBand o 10GbE. Al igual que en el resto de solu-
ciones presentadas, en la medida en la que el ancho
de banda entre el servidor de GPUs y el servidor de
máquinas virtuales sea suficiente, es posible conectar
las GPUs que deseemos.

Aunque no hay información expĺıcita al res-
pecto, a partir de la información que encontramos
en su web (http://www.zillians.com/products/vgpu-
gpu-virtualization/see-it-in-action/), parece que la
última versión de V-GPU soporta la versión 4.0 del
Driver API y del Runtime API de CUDA. No es
necesario modificar las aplicaciones para su uso y,
además, también soporta las bibliotecas de CUDA
CUBLAS y CUFFT.

III. Evaluación

En esta sección se describen los experimentos que
hemos realizado para evaluar las distintas soluciones
disponibles para la virtualización de GPUs remotas.
De todas las soluciones descritas en la Sección II,
únicamente están disponibles de forma libre rCUDA,
GVirtuS y DS-CUDA. Aśı pues, éstos serán los mar-
cos de trabajo que analizaremos.

Tal y como hemos comentado en la Sección I, va-
mos a comparar las soluciones disponibles de forma
libre en base al ancho de banda y la latencia que
presentan. Para ello, hemos utilizado la aplicación
bandwidthTest disponible en los NVIDIA CUDA
Samples [23]. Se trata de un benchmark que mide
el ancho de banda de copias a memoria de la GPU.
Permite realizar mediciones de copias entre zonas de
memoria de la GPU, de memoria de la GPU a memo-
ria de la CPU, y viceversa. La memoria de la CPU
a utilizar puede ser paginable o no paginable, ésta
última también conocida como pinned.

Para los experimentos hemos utilizado dos servi-
dores equipados cada uno con:

• Dos procesadores Intel Xeon E5-2620 de 6 cores
a 2.00GHz

• 32 GB de memoria SDRAM DDR3 a 1333 MHz
• 1 GPU NVIDIA Tesla K20
• 1 Mellanox ConnectX-3 single-port InfiniBand

Adapter
• CentOS Linux Distribution 6.3, con Mellanox

OFED 1.5.3 (drivers InfiniBand y herramien-
tas administrativas), CUDA 3.2 (para GVirtuS),
CUDA 4.1 (para DS-CUDA), CUDA 5.0 (para
rCUDA), con NVIDIA driver 285.05.

Ambos equipos están interconectados mediante
una red InfiniBand FDR a través de un switch Mel-
lanox SX6025.

A. Latencia

En primer lugar hemos medido la latencia que pre-
sentan las distintas soluciones. Para ello hemos rea-
lizado copias de un tamaño reducido (64 bytes), uti-
lizando una GPU remota, con los siguientes tipos de
memoria:

• Copias de memoria CPU paginable a memo-
ria GPU (referenciado como Pag. H2D en la
Tabla I).

• Copias de memoria GPU a memoria CPU
paginable (referenciado como Pag. D2H en la
Tabla I).

• Copias de memoria CPU no paginable a memo-
ria GPU (referenciado como Pin. H2D en la
Tabla I).

• Copias de memoria GPU a memoria CPU no
paginable (referenciado como Pin. D2H en la
Tabla I).

Nótese que las copias de memoria GPU a memo-
ria GPU no han sido evaluadas puesto que ninguna
de las soluciones estudiadas permite copias direc-
tas entre dos GPUs ubicadas en distintos nodos re-
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motos. Únicamente permiten copias entre distintas
zonas de memoria dentro de una misma GPU o dis-
tintas GPUs ubicadas en el mismo nodo remoto, y
en ninguno de estos casos los datos circulan por la
red.

En la Tabla I podemos ver los resultados
obtenidos. Se han realizado 100 repeticiones del
test, y en esta tabla mostramos el mı́nimo tiempo
obtenido de todas ellas, asumiendo que éste es el
tiempo más próximo a la latencia real.

Como podemos observar, DS-CUDA presenta los
mejores resultados cuando las copias involucran
memoria CPU paginable. Sin embargo, DS-CUDA
tiene el inconveniente de que no permite copias con
memoria CPU no paginable, como se explicó en la
Sección II-C.

Respecto a GVirtuS, muestra una latencia alta,
aunque relativamente uniforme para los distintos
tipos de copias, que suele situarse entre los 160 y
los 200µs.

Por último, rCUDA presenta buenos resultados
cuando se utiliza memoria CPU no paginable. El
caso contrario se produce cuando las copias se rea-
lizan utilizando memoria paginable, donde llega a
obtener peores resultados que el resto de soluciones
en el caso de copias de memoria GPU a memoria
CPU.

TABLA I

Latencia de las distintas soluciones estudiadas

comparada con CUDA.

Latencia (µs)
Tecnologı́a Pag. Pin. Pag. Pin.

H2D H2D D2H D2H

CUDA 34,3 4,3 16,2 5,2

rCUDA 94,5 23,1 292,2 6,0

GVirtuS 184,2 200,3 168,4 182,8

DS-CUDA 45,9 -- 26,5 --

B. Ancho de banda

A continuación, para medir el ancho de banda,
hemos realizado copias de diversos tamaños (de 1
a 30MB), utilizando los distintos tipos de memoria
disponibles. Recordar que en el caso de DS-CUDA
no es posible realizar copias utilizando memoria CPU
no paginale, ni copias de más de 32MB de tamaño.

En la Figura 8 presentamos los resultados para
copias de memoria de CPU paginable a memoria de
GPU. En este caso, GVirtuS presenta los peores re-
sultados, obteniendo un ancho de banda medio de
unos 400MB/s. DS-CUDA, por su parte, obtiene un
ancho de banda medio de 1,76GB/s. Mientras que
rCUDA incluso supera a CUDA, con un ancho de
banda medio de 3,4GB/s, frente a los 2,8GB/s de
CUDA. No obstante, para copias de tamaño inferior
a 3MB, en el caso de DS-CUDA, y de 4MB, en cuanto
a CUDA se refiere, éstos muestran un mejor ancho
de banda que rCUDA.

El hecho de que rCUDA supere a CUDA en este
tipo de copias se debe a que rCUDA utiliza interna-
mente memoria no paginable [24], la cual alcanza un
mayor ancho de banda que la memoria paginable.
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Fig. 8. Ancho de banda en copias de memoria CPU paginable
a memoria GPU de las distintas soluciones estudiadas.

Tal y como podemos observar en la Figura 9,
para copias de memoria de GPU a memoria de CPU
paginable, CUDA nativo, con un ancho de banda
medio de 2,7GB/s, supera ampliamente a todas las
soluciones de virtualización de GPUs analizadas, las
cuales presentan unos anchos de banda medios de
1,3GB/s, 193MB/s y 1GB/s, para rCUDA, GVirtuS
y DS-CUDA, respectivamente.
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Fig. 9. Ancho de banda en copias de memoria GPU a memoria
CPU paginable de las distintas soluciones estudiadas.

Finalmente, en el caso de copias utilizando memo-
ria CPU no paginable, Figuras 10 y 11, los resulta-
dos siguen un mismo patrón, según el cual CUDA
nativo obtiene los mejores resultados, seguido muy
de cerca por rCUDA, y con GVirtuS obteniendo el
peor rendimiento con diferencia. Aśı, para copias de
memoria de CPU a memoria de GPU, CUDA obtiene
un ancho de banda máximo de casi 6GB/s, frente a
los algo más de 5,6GB/s de rCUDA, el cual comienza
a obtener resultados comparables a los de CUDA na-
tivo a partir de copias de más de 4MB de tamaño.
GVirtuS, por su parte, alcanza un ancho de banda
máximo de 485MB/s.

Cuando se trata de copias de memoria de GPU a
memoria de CPU (Figura 11), los resultados siguen
las mismas pautas, aunque en el caso de CUDA y
rCUDA, el ancho de banda se sitúa en niveles más al-
tos, llegando a superar ambos los 6GB/s. Asimismo,
rCUDA obtiene unos resultados más próximos a
CUDA que en la figura anterior. No sucede lo mismo
en el caso de GVirtuS, cuyo ancho de banda dismi-
nuye en 100MB/s de media con relación a las copias
de memoria CPU a memoria GPU.
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Fig. 10. Ancho de banda en copias de memoria CPU no
paginable a memoria GPU de las distintas soluciones es-
tudiadas.
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Fig. 11. Ancho de banda en copias de memoria GPU a memo-
ria CPU no paginable de las distintas soluciones estudia-
das.

IV. Conclusiones

En el presente art́ıculo hemos realizado una com-
parativa de las distintas soluciones disponibles para
la utilización de GPUs compatibles con CUDA de
forma remota. Para ello, además de presentar las
caracteŕısticas de cada una de ellas, describiendo sus
ventajas e inconvenientes, hemos realizado una se-
rie de pruebas con la finalidad de evaluarlas y poder
compararlas entre ellas, en base al ancho de banda y
la latencia que presentan.

En cuanto a la latencia se refiere, DS-CUDA ha
mostrado muy buenos resultados en copias que uti-
lizaban memoria de CPU paginable, mientras que
rCUDA ha obtenido la mejor latencia de las distin-
tas soluciones estudiadas cuando las copias utiliza-
ban memoria de CPU no paginable.

En lo referente al ancho de banda, generalmente
rCUDA ha presentado los mejores resultados. No
obstante, cuando el tamaño de los datos transferidos
era pequeño, entre 1MB y 4MB, su rendimiento ba-
jaba considerablemente, sobre todo en el caso de las
copias que utilizaban memoria de CPU no paginable.
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(MINECO) y por fondos FEDER bajo el acuerdo
TIN2012-38341-C04-01.

Por otro lado, los investigadores de la Universi-
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Resumen—En este trabajo se presenta una avanzada 

implementación Multi-GPU del método SPH, que es un 

método numérico para la resolución de problemas de 

dinámica computacional de fluidos, especialmente útil con 

problemas de superficie libre e interacción entre fluido y 

estructuras. Esta implementación permite combinar la 

potencia de múltiples GPUs mediante el uso de MPI. Se 

resuelven de forma eficaz problemas típicos como el 

balanceo dinámico de carga y el solapamiento entre cálculo 

y comunicaciones. También se abordan con éxito otros 

problemas surgidos de la posibilidad actual de simular 

grandes extensiones de fluido con una alta resolución, así 

como la falta de precisión, minimizando su impacto sobre 

el elevado rendimiento del código descrito aquí. Se analiza 

la eficiencia de la nueva versión Multi-GPU de 

DualSPHysics para diferentes tamaños de simulación y 

hasta 128 GPUs. Finalmente, una simulación con más de 

1,000 millones de partículas es utilizada para mostrar las 

enormes posibilidades de la nueva implementación. 

Palabras clave—HPC, GPU, Multi-GPU, SPH, Smoothed 

Particle Hydrodynamics, Dinámica de fluidos. 

I. INTRODUCCIÓN 

A dinámica de fluidos computacional (CFD) supone 

una herramienta fundamental para la investigación 

científica, además de
1
ser muy útil para resolver 

problemas complejos. En el campo de la ingeniería nos 

permite simular el comportamiento del fluido en 

escenarios reales de gran complejidad, en lugar de 

construir modelos físicos que resultan ser mucho más 

costosos. Otra ventaja de esta herramienta es la 

posibilidad de obtener datos físicos difíciles o 

imposibles de obtener en modelos reales. Sin embargo, 

estos métodos numéricos pueden suponer un elevado 

coste computacional como es el caso del método SPH 

(Smoothed Particle Hydrodnamics), utilizado en este 

trabajo. SPH es un método lagrangiano desarrollado a 

finales de los años 70 para problemas de astrofísica [1], 

aunque más adelante se empezó a aplicar en otros 

campos. En el ámbito de la dinámica de fluidos destaca 

en el estudio de la hidrodinámica de problemas de 

superficie libre, flujos violentos e interacción entre olas 

y estructuras costeras. En el método SPH, el fluido se 

representa mediante un conjunto de puntos o nodos 

distribuidos en el espacio donde se conocen las 

propiedades físicas (densidad, masa, velocidad...). Estos 

nodos o partículas se mueven por el espacio 

describiendo el fluido de forma lagrangiana y sus 

                                                           
1 EPHYSLAB Environmental Physics Laborarory, Universidad de 

Vigo, Campus As Lagoas s/n 32004 Ourense, e-mail: 

jmdominguez@uvigo.es 

propiedades van cambiando con el tiempo debido a la 

interacción con las partículas de alrededor.  

Uno de los principales inconvenientes de este método 

radica en su elevado coste computacional cuando se 

desea estudiar problemas de ingeniería reales, debido al 

gran número de partículas necesario para representar 

geometrías complejas con el detalle requerido. Por tanto, 

es fundamental desarrollar implementaciones paralelas 

de SPH capaces de combinar los recursos de múltiples 

máquinas para simular millones de partículas en tiempos 

razonables. En los últimos años, las GPUs (Graphics 

Processing Units) han sufrido un rápido desarrollo 

convirtiendose en procesadores de cálculo paralelo de 

gran potencia, hasta el punto de convertirse en 

componentes claves en soluciones de High Performance 

Computing (HPC). Tanto es así que el primer puesto de 

la lista de los supercomputadores más potentes del 

mundo de noviembre de 2012 está ocupado por un 

supercomputador basado en tecnología GPU llamado 

Titan (http://www.top500.org/lists/2012/11). Así, con la 

aparición del lenguaje de programación CUDA [2] que 

facilita la programación de estos dispositivos, esta 

tecnología se ha vuelto en una opción muy atractiva para 

el desarrollo de aplicaciones con una gran carga de 

cálculo que exhiban un alto grado de paralelismo. De 

hecho, muchas implementaciones en GPU han mostrado 

speedups de uno o dos órdenes de magnitud con 

respecto a implementaciones en CPU. Sin embargo, el 

uso de una GPU no es suficiente para aplicaciones de 

ingeniería reales que involucran varios millones de 

partículas debido a las limitaciones de memoria y a los 

elevados tiempos de ejecución. Por tanto, es 

imprescindible desarrollar soluciones que puedan 

combinar recursos de múltiples GPUs eficientemente. 

En este trabajo se muestra una implementación del 

método SPH usando Compute Unified Device 

Architecture (CUDA) y Message Passing Interface 

(MPI). La solución Multi-GPU para SPH presentada 

aquí ha sido implementada en el código DualSPHysics, 

que se trata de un código open-source disponible en 

www.dual.sphysics.org, y cuya formulación está basada 

en el código SPH llamado SPHysics [3, 4]. La versión 

Single-GPU ha logrado speedups de dos órdenes de 

magnitud con respecto a CPU [5]. Así, la versión Multi-

GPU de DualSPHysics parte de una versión Single-GPU 

optimizada para CPU y GPU [6]. Pueden encontrarse 

otros artículos previos de los mismos autores que 

describen el uso de Multi-GPU con SPH [7] y [8] donde 

múltiples GPUs de distintas máquinas son utilizadas 

mediante MPI, aunque también hay trabajos publicados 

L 
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donde se usan otras opciones como hilos para combinar 

la potencia de hasta 6 GPUs alojadas en la misma 

máquina [9]. 

En este trabajo se describen las implementaciones 

Single-GPU y Multi-GPU del método SPH 

implementadas en el código DualSPHysics. Se muestran 

los resultados de eficiencia con hasta 128 GPUs, 

explicando el origen de la pérdida de eficiencia y cómo 

mejorarla. Se trata el problema de la precisión en casos 

de grandes dimensiones y finalmente se demuestra la 

capacidad del código expuesto aquí presentando una 

aplicación realista con más de mil millones de 

partículas. 

II. IMPLEMENTACIÓN SINGLE-GPU 

La implementación CUDA del método SPH puede 

dividirse en tres pasos fundamentales: (i) creación de la 

lista de vecinos, (ii) cómputo de fuerzas mediante la 

interacción entre las partículas y (iii) actualización del 

estado de las partículas para el siguiente instante de la 

simulación. Estos tres pasos se repiten hasta completar 

la simulación y todos ellos están implementados en 

GPU. En el código DualSPHysics todos los datos de las 

partículas se mantienen en la memoria de la GPU 

reduciendo al mínimo las transferencias de memoria 

entre CPU y GPU. De hecho, estas trasferencias sólo se 

realizan al iniciar la simulación y cuando se desea grabar 

resultados, lo que ocurre cada muchos pasos de cálculo 

y por tanto su consumo de tiempo no es significativo. La 

lista de vecinos implementada en GPU es similar a la 

utilizada en versiones CPU y conocida como Cell-linked 

List [10], donde la ordenación de partículas se realiza 

mediante una implementación CUDA del algoritmo 

Radix sort [11]. La actualización del estado de las 

partículas se realiza fácilmente de forma paralela usando 

diferentes hilos de ejecución de la GPU. La interacción 

entre partículas es el paso más costoso ya que consume 

más del 95% del tiempo total de ejecución. En este paso 

cada hilo de ejecución GPU se encarga de calcular todas 

las interacciones de una partícula con todas las 

partículas que estén dentro de la distancia de interacción 

(que se denomina aquí 2h), y acumulando todas sus 

aportaciones. Una descripción más completa puede 

encontrarse en [5], así como las optimizaciones 

aplicadas en [6]. 

III. IMPLEMENTACIÓN MULTI-GPU CON MPI 

En la implementación Multi-GPU se hace uso de MPI 

para comunicar diferentes máquinas CPU que pueden 

contener varias GPUs. De esta forma, podemos 

combinar la potencia de varias GPUs alojadas en una o 

varias máquinas conectadas en red. Sin embargo, el uso 

de MPI implica algunos costes computacionales extra 

debido a: (i) ejecución de procesos para mantener 

equilibrada la distribución de carga de trabajo entre los 

distintos procesos, (ii) intercambio de datos entre 

procesos vecinos y (iii) puntos de sincronización. 

A. Subdivisión del dominio 

El dominio físico de la simulación es dividido en 

subdominios o bloques de partículas asignados a 

diferentes procesos MPI. De esta forma, cada 

subdominio tiene dos subdominios vecinos (uno a cada 

lado), excepto los extremos que sólo tienen uno. Como 

las partículas interactúan con todas las partículas dentro 

de un radio de 2h, es imprescindible que en cada paso de 

cálculo, todos los procesos MPI obtengan los datos de 

las partículas situadas a una distancia 2h de los límites 

del subdominio. A esto le llamamos halo del proceso (o 

subdominio), o también borde del subdominio vecino. 

Para determinar los halos de cada proceso se utiliza la 

información obtenida durante la creación de la lista de 

vecinos. En esta etapa todas las partículas son ordenadas 

en celdas de tamaño 2h y por tanto el halo está formado 

por una rebanada celdas del proceso vecino, donde todas 

las partículas están almacenadas de forma consecutiva. 

Esta forma de dividir en subdominios y reordenar las 

partículas en la dirección de división del dominio 

proporciona importantes ventajas: (i) nunca se mezclan 

las partículas propias del subdominio y de los halos por 

lo que no se pierde tiempo en reordenar las partículas de 

los halos para mezclarlas con el resto, ni después en 

separarlas; (ii) cada proceso puede ajustar los límites de 

su subdominio en función de las partículas fluidas 

reduciendo el número de celdas empleado y su consumo 

de memoria; (iii) como los datos de las partículas son 

almacenados en posiciones de memoria consecutivas su 

envío a los procesos vecinos es mucho más rápido; (iv) 

es posible solapar el cálculo de fuerzas entre las 

partículas propias de cada subdominio con la recepción 

y envío de partículas a los procesos vecinos. 

B. Comunicación entre procesos 

El incremento en el número de procesos supone un 

aumento en el tiempo dedicado a la comunicación entre 

procesos. Una opción para eliminar esta pérdida de 

eficiencia consiste en solapar comunicaciones con 

cálculo. Con esta finalidad se utilizan envíos asíncronos 

y recepciones síncronas. Así un proceso puede enviar 

datos a otro mientras continúa con la ejecución de otras 

tareas. Al inicio de cada paso de cálculo, todos los 

procesos seleccionan las partículas que cambian a otros 

subdominio y se las envían. Mientras, continúan con 

otras tareas de la lista de vecinos hasta recibir las nuevas 

partículas y finalizar la ordenación de todas las 

partículas. Para calcular las fuerzas, cada proceso envía 

sus bordes a los procesos vecinos y necesita recibir las 

partículas de sus halos. Pero mientras no recibe los halos 

puede calcular la interacción entre sus propias 

partículas, solapando de esta manera la transferencia de 

datos más costosa con el proceso de cálculo más pesado. 

Una vez recibido el primer halo se procede a calcular la 

interacción de sus partículas del borde de su subdominio 

con el halo recibido mientras se sigue esperando por el 

segundo para después realizar el mismo proceso. 

Finalmente, es necesario un punto de sincronización 

para calcular cual es la duración (tiempo físico) del 

siguiente paso de cálculo. 

C. Balanceo dinámico de carga 

Se han implementado dos aproximaciones distintas 

para balancear la carga de cálculo entre los procesos. En 

la primera se trata de repartir las partículas de fluido de 

forma uniforme entre todos los procesos involucrados. 

Esta aproximación es adecuada cuando todos los 

procesos tienen una potencia de cálculo similar ya que el 

tiempo de cálculo depende principalmente del número 

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 277



de partículas de fluido. La segunda aproximación se 

basa en el tiempo de cálculo requerido por cada proceso 

en los últimos pasos de tiempo, así cada proceso puede 

asignar un peso diferente a cada rebanada de su 

subdominio en función de las partículas que contenga y 

después repartir estas rebanadas de forma que a todas las  

GPUs se les asigne una carga de trabajo similar. Esta 

aproximación permite adaptar el código a clústeres 

heterogéneos de GPUs sacando el máximo rendimiento, 

ya que a las GPUs se les asigna más o menos partículas 

en función de su potencia. Es importante comentar que 

aunque el balanceo se comprueba con relativa 

frecuencia, sólo es necesario aplicarlo cada muchos 

pasos de cálculo y por tanto su importancia en el tiempo 

total de ejecución es mínima. Los resultados del 

balanceo dinámico de carga en función del número de 

partículas o del tiempo de ejecución pueden consultarse 

en [8]. 

D. Resultados de eficiencia 

En este apartado los resultados de eficiencia son 

analizados para demostrar la capacidad de la 

implementación Multi-GPU para simular un elevado 

número de partículas. El rendimiento ha sido medido 

como el número de pasos por segundo y haciendo uso de 

dos métricas distintas: (i) strong scaling S(N) que 

determina como varia el rendimiento para distinto 

número de procesos (N) manteniendo constante el 

tamaño del problema y (ii) weak scaling s(N) mide 

como varia el rendimiento en función también del 

número de procesos, pero manteniendo constante el 

tamaño del problema por proceso. 

El caso de estudio empleado para obtener los 

resultados se muestra en la figura 1. Consiste en un dam-

break donde el ancho del tanque se ajusta para obtener el 

número de partículas deseado. Nótese que modificando 

el ancho podemos cambiar el número de partículas sin 

afectar al número de pasos necesario para completar la 

simulación y manteniendo así el número medio de 

partículas vecinas que interactúan con cada partícula. 

Este caso se ha utilizado para medir el rendimiento con 

1 a 1,024 millones de partículas simulando 0.6 segundos 

físicos. 

 

 

Fig. 1. Case de studio: Dam-break. 

 

Las simulaciones fueron llevadas a cabo en el 

Barcelona Supercomputing Center (BSC-CNS). Este 

sistema está formado por 256 GPUs Tesla M2090 

repartidas en 128 nodos. Todos los resultados 

presentados aquí fueron obtenidos usando CUDA 4.0, 

simple precisión y con Error-correcting Code Memory 

(ECC) desactivado. Los resultados de eficiencia (strong 

scaling y weak scaling) se muestran en la tabla 1 y 2. 

 

 

TABLA I 

EFICIENCIA USANDO STRONG SCALING. 

GPUs 
Número total de partículas 

6M 12M 24M 

2 97.5 % 99.5 % 98.5 % 

4 93.9 % 97.8 % 97.2 % 

8 87.3 % 94.1 % 94.9 % 

16 76.8 % 87.0% 92.4 % 

32 62.2 % 76.2 % 85.1 % 
 

TABLA II 

EFICIENCIA USANDO WEAK SCALING. 

GPUs 
Número de partículas por GPU 

1M/GPU 4M/GPU 8M/GPU 

2 92.4 % 96.8 % >99.9 % 

4 88.8 % 95.8 % >99.9 % 

8 85.3 % 96.4 % >99.9 % 

16 86.0 % 98.1 % >99.9 % 

32 86.2 % 98.0 % >99.9 % 

64 86.3 % 98.1 % >99.9 % 

128 85.1 % 97.4 % >99.9 % 
 

Usando un máximo de 128 GPUs Tesla M2090, se ha 

logrado una eficiencia del 97.4% simulando 4M por 

GPU y cerca del 100% con 8M por GPU. Téngase en 

cuenta que la mayor simulación realizada fue de 1024M 

con 128 GPUs. 

E. Pérdida de eficiencia 

Gracias a la posibilidad de combinar muchas GPUs de 

forma eficiente, podemos simular grandes dominios con 

una alta resolución. Sin embargo para usar cientos de 

GPUs son necesarias nuevas mejoras con respecto a la 

implementación descrita en [8]. 

Las dos fuentes principales de pérdida de eficiencia 

cuando el número de procesos MPI se incrementa  son la 

sincronización y el intercambio de datos entre procesos. 

Un punto de sincronización es imprescindible después 

del cálculo de fuerzas, ya que el tiempo de cada paso de 

cálculo es variable y es necesario calcularlo de forma 

conjunta para todos los procesos, de forma que todos 

ellos deben esperar por el más lento produciendo una 

pérdida de eficiencia. Éste es un problema de difícil 

solución ya que el balanceo de carga perfecto entre todas 

las GPUs es imposible, o al menos de forma eficiente, 

debido a la propia naturaleza lagrangiana del método 

SPH. 

El tiempo consumido en las comunicaciones entre 

distintos dispositivos es significativo debido a que el 

solapamiento con el cómputo no es perfecto. Este 

intercambio de datos implica cuatro pasos: (i) 

trasferencia de GPU a CPU, (ii) envío de datos con MPI, 

(iii) recepción de datos y (iv) transferencia de CPU a 

GPU. Por tanto, las nuevas mejoras han sido aplicadas 

para reducir estos tiempos de comunicación. El tiempo 

de las transferencias CPU↔GPU se redujo a la mitad 

usando pinned memory. Además el uso de transferencias 

asíncronas permite solapar estos tiempos con cálculo. 

Por otro lado, se ha eliminado el uso de un buffer 

intermedio empleado en los envíos y recepciones con 

MPI reduciendo así el tiempo de comunicación y la 

memoria CPU empleada. Finalmente, gracias al uso de 

streams CUDA y a las transferencias asíncronas de 

memoria se ha mejorado el solapamiento entre cómputo 

y comunicaciones. Ahora el cálculo de fuerzas de cada 
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subdominio se solapa con todo el proceso de envío y 

recepción de los dos halos. Antes de esta mejora el 

solapamiento con el cálculo sólo se producía con la 

espera del primer halo y el cálculo de fuerzas con este 

halo es el que se solapaba con la recepción del segundo 

halo no siendo suficiente para cubrir su espera. La figura 

2 muestra el porcentaje del tiempo total dedicado a las 

tareas propias de Multi-GPU, tales como sincronización, 

intercambio de datos y operaciones de balanceo de 

carga. Puede observarse cómo estas últimas mejoras 

consiguen reducir estos porcentajes a la mitad para 

diferente número de GPUs y distinto número de 

partículas. 
 

 

0%

3%

6%

9%

12%

0 32 64 96 128
GPUs

1M/gpu (new) 1M/gpu (old)
4M/gpu (new) 4M/gpu (old)
8M/gpu (new) 8M/gpu (old)

 

Fig. 2. Porcentaje de tiempo consumido por las tareas propias de 

Multi-GPU tras las últimas mejoras. 

IV. PRECISIÓN Y RENDIMIENTO 

Todos los resultados obtenidos en este trabajo fueron 

obtenidos usando simple precisión, ya que es suficiente 

para los casos estudiados aquí. En general, con el 

método SPH para fluidos no es necesario el uso de 

cálculos en doble precisión. La precisión de los 

resultados se mejora aumentando la resolución y por 

tanto el número de partículas. Sin embargo, gracias al 

uso de múltiples GPUs, el tamaño de las simulaciones 

ha aumentado de forma drástica pudiendo aparecer 

problemas derivados de la falta de precisión en los 

cálculos. Los problemas de precisión surgen con la 

simulación de dominios muy extensos con una 

resolución también muy elevada. De momento, alcanzar 

esta situación en casos 3D es complicado, porque antes 

se alcanza el límite de partículas que se pueden simular, 

pero en casos 2D puede ser más factible. 

El origen de este problema está en el uso de simple 

precisión para las variables de posición de las partículas. 

El tipo de datos empleado tiene un tamaño de 32 bits de 

los cuales 1 bit es para el signo, 8 para el exponente y 

los 23 restantes para la mantisa, esto permite representar 

valores que van de 1.175494351e-38 a 3.402823466e38.  

Así, la mantisa tiene una precisión de 23 bits (24 de 

forma implícita) que en decimal viene a ser de 7 dígitos. 

Esto significa que cuando dos partículas están próximas 

al cero (0.xxxxxxx) y se calcula su distancia para la 

interacción se tiene una precisión de 7 cifras decimales, 

mientras que la distancia entre el mismo par de 

partículas situadas en la posición 1000.xxx sólo tendría 

una precisión de 3 cifras decimales. El mismo problema 

se produce al incrementar la posición en una cantidad 

muy pequeña, este incremento se hace con precisión en 

partículas situadas cerca del cero pero no en las alejadas. 

En la figura 3 se muestra el efecto de la falta de 

precisión en la posición de las partículas. Este caso 

consiste en la simulación 2D de un tanque de agua con 

un pistón en el extremo izquierdo para generar olas. El 

caso tiene una longitud de 18m y la distancia de 

interacción entre partículas (2h) es de 0.012374m. Se 

simulan 25 segundos físicos aunque el pistón no 

comienza a moverse hasta el segundo 4.5. En la imagen 

superior correspondiente al segundo 2 de la simulación 

puede verse la diferencia de velocidad de las partículas 

según su posición. Esta diferencia se ve muy marcada a 

los 8 y 16 metros debido a que la representación interna 

de los valores es binaria y por tanto los saltos de 

precisión se producen en potencias de 2. En el segundo 

5, a partir de los 16m ya se observan unos puntos negros 

que representan las partículas de fluido excluidas de la 

simulación por alcanzar valores de densidad asumidos 

como no válidos. En el segundo 10 las partículas 

excluidas aparecen desde los 8m y finalmente en el 

segundo 25, el 71.9% de partículas de fluido ha sido 

expulsado de la simulación. 
 

 

Fig. 3. Distintos instantes de una simulación 2D de un tanque de olas. 

 

La solución consiste en aumentar la precisión con la 

que se almacena la posición de las partículas. La opción 

más evidente es usar variables de doble precisión (64 

bits, 52 para la mantisa) que proporcionan una precisión 

de 15 cifras decimales. Sin embargo, su implementación 

en GPU implica una pérdida de rendimiento importante 

en el cálculo de fuerzas, aunque éste se siga realizando 

en simple precisión. Esta pérdida de rendimiento se debe 

al aumento de registros necesarios en el kernel de 

interacción, lo que provoca una reducción en la 

ocupación de la GPU y por tanto del rendimiento. Por 

otro lado, la capacidad de cómputo en simple y doble 

precisión de las GPUs no está compensada. 

Dependiendo  del modelo de GPU, la capacidad de 

cálculo en doble precisión puede ser varias veces menor. 

Otro inconveniente de su uso es la pérdida de eficiencia 

en Multi-GPU ya que el solapamiento entre cálculo y 

comunicación nunca es perfecto, y los datos de 

partículas que se intercambian entre procesos en cada 

paso de cálculo aumenta en un 42.8%. 

Una solución alternativa es seguir empleando simple 

precisión para la posición, pero en lugar de guardar la 

posición real de la partícula, se almacena la posición 

relativa a la celda en que se encuentra dicha partícula. 

Como ya se explicó en los detalles de la 

implementación, las partículas están repartidas en celdas 

de tamaño 2h para reducir la búsqueda de vecinos en el 

cómputo de fuerzas. Así podemos usar esa división en 
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celdas para definir la posición en función de su celda. 

Esto supone que la posición en cada eje nunca será 

mayor de 2h, con independencia de las dimensiones del 

caso a simular. Las ventajas de este método son que el 

tamaño de la posición pasa de 3x4 bytes a 4x4 bytes en 

lugar de los 3x8 bytes de la opción con doble precisión y 

por otro lado ya no es necesario el uso de doble 

precisión en el cómputo de fuerzas. Los cálculos en 

doble precisión sólo son necesarios al actualizar la 

posición y esta parte del código apenas consume tiempo 

de ejecución. El mayor inconveniente de esta 

implementación es el incremento en la complejidad del 

código, que no deja de ser un factor importante al 

tratarse de un código usado por múltiples investigadores 

de distintas universidades que está en continua 

evolución. Así, en la figura 4 puede verse como usando 

esta última implementación se solucionan los problemas 

de precisión que aparecían en la simulación del tanque 

de olas. Después de 25 segundos de simulación apenas 

se pierde el 0.3% del fluido, lo cual es debido 

únicamente a las inestabilidades que provoca el pistón. 
 

 

Fig. 4. Distintos instantes de la simulación del tanque de olas 

mejorando la precisión en la posición de las partículas. 

 

La figura 5 muestra el error medio que se produce en 

la posición de las partículas en la simulación del tanque 

de olas según la distancia a la que se desplace a la 

derecha el tanque. En esta grafica se puede ver el error 

de las tres implementaciones descritas: posición en 

precisión simple (PosSimple), posición en precisión 

doble (PosDouble) y posición en precisión simple pero 

en función de la celda (PosCell). El error está medido 

como la diferencia de posición de las partículas de cada 

implementación con respecto a una implementación 

completa del código en doble precisión y este valor es 

expresado como porcentaje de 2h. Así puede verse como 

el error de las opciones PosDouble y PosCell se 

mantiene constante aunque la simulación se desplace 

más de 8,000m a la derecha, mientras que el error de 

PosSimple es varios ordenes de magnitud mayor y se 

incrementa con la distancia al cero.  
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Fig. 5. Error en posición de las partículas para diferentes distintas 

implementaciones al alejar el caso de estudio del cero. El eje 

izquierdo mide el error de PosDouble y PosCell, mientras que el 
de PosSimple se mide en el eje derecho. 

 

Ambas implementaciones (PosDouble y PosCell) 

solucionan el problema de precisión, pero también 

suponen un coste importante en la velocidad de 

ejecución. En la figura 6 se muestra la pérdida de 

rendimiento con respecto a la implementación en simple 

precisión usando distintos modelos de GPU. Para ello se 

empleó el mismo caso 3D usado en el estudio de 

eficiencia de Multi-GPU y representado en la figura 1. 

La pérdida de rendimiento varía según el tipo de GPU 

utilizada. El uso de doble precisión en la GPU más 

moderna (Tesla K20) supone una pérdida del 20% 

mientras que en la GTX 480 alcanza cerca del 30%. Sin 

embargo, con la implementación PosCell es menor del 

8% en la Tesla K20 y menor del 15% en la GTX 480. 
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Fig. 6. Pérdida de rendimiento con respecto a la implementación de 

posición en simple precisión, usando el caso de estudio del dam-

break 3D de 4M de partículas. 

V. APLICACIÓN 

Uno de los principales objetivos de la implementación 

multi-GPU propuesta aquí es poder simular una gran 

cantidad de partículas en tiempos de ejecución 

razonables, lo cual es fundamental para modelar 

aplicaciones del mundo real que requieren una elevada 

resolución. Por ello, el código DualSPHysics se aplicaen 

una simulación  con más de 10
9
 partículas. Esta 

simulación consiste en la interacción de una ola de gran 

tamaño con una plataforma petrolífera con dimensiones 

reales que pueden verse en la figura 7, y las dimensiones 

del fluido son 170m x 114m x 68m. La distancia inicial 

entre partículas es de 6 cm y el número total de 

partículas es de 1,015,896,172 (1,004,375,142 de 

fluido). Esta aplicación realista fue elegida debido al 

elevado número de partículas necesario para representan 

con suficiente resolución los detalles de la plataforma. 
 

 

Fig. 7. Dimensiones reales de la plataforma petrolífera empleada en la 
simulación. 

 

La simulación fue llevada a cabo utilizando 64 GPUs 

Tesla M2090 del Barcelona Supercomputing Center 

(BSC-CNS). Pueden verse distintos instantes de la 

simulación en la figura 8. Para simular 12 segundos de 

tiempo físico fueron necesarios 237,065 pasos de 

cálculo, cuya ejecución supuso 79.1 horas. Los datos 
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fueron grabados cada 0.04 segundos, lo que representa 

más de 8980 GB de resultados.  
 

 

Fig. 8. Instantes 2.2s y 3.2s de la simulación (con más de 109 

partículas) de una ola de gran tamaño impactando con una 

plataforma. 

 

Tras aplicar las mejoras de eficiencia presentadas en el 

apartado E de la sección relativa a la implementación 

Multi-GPU, se ha logrado una importante reducción en 

el tiempo de ejecución. El tiempo de ejecución de esta 

misma simulación antes de aplicar dichas mejoras fue de 

91.9 horas (un 16% más lento) y con la versión 

optimizada del código menos de 80 horas. La figura 9 

muestra el tiempo de ejecución consumido por las tareas 

propias de Multi-GPU antes y después de las mejoras. 

Puede verse como el tiempo dedicado al intercambio del 

halo fue reducido de forma drástica aunque el tiempo de 

sincronización se mantiene constante. 

0 5 10 15 20 25
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DivideExchange Balancing
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Fig. 9. Tiempo consumido por las tareas propias de Multi-GPU 

durante la simulación de la ola impactando con la plataforma. 

VI. CONCLUSIONES Y TRABAJO FUTURO 

Se ha presentado una potente implementación Multi-

GPU del método SPH usando MPI, capaz de combinar 

eficientemente los recursos de múltiples GPUs alojadas 

en una o distintas maquinas. 

El código presentado aquí muestra una elevada 

eficiencia usando un número importante de GPUs. Con 

128 GPUs Tesla M2090 del Barcelona Supercomputing 

Center se ha logrado una eficiencia del 92.1%  

simulando 1M/GPU y cerca del 100% simulando 

4M/GPU y 8M/GPU. 

Aunque ciertas tareas propias de Multi-GPU (e 

inevitables) suponen una pérdida de rendimiento, 

principalmente la sincronización y el intercambio de 

datos en el cómputo de fuerzas, se ha logrado una 

significativa mejora que reduce estos tiempos a la mitad. 

Se ha mostrado como el origen de los problemas de 

precisión que pueden surgir en los casos de grandes 

dimensiones con una elevada resolución vienen de la 

falta de precisión al almacenar la posición de las 

partículas. También se ha aportado una solución a este 

problema que minimiza su repercusión en el rendimiento 

del código. 

Finalmente, la capacidad de esta implementación para 

simular aplicaciones reales con una elevada resolución 

ha sido demostrada con la simulación de una gran ola 

impactando contra una plataforma petrolífera de 

dimensiones realistas. Esta simulación de 12 segundos 

de tiempo físico y con más de 10
9
 partículas fue llevada 

a cabo en menos de 80 horas con 64 GPUs Tesla M2090. 
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MPCM: Codificador hardware para cámaras
de alta velocidad

Estefańıa Alcocer, Otoniel López-Granado, Manuel P. Malumbres1 y Roberto Gutiérrez2

Resumen— En la última década, las mejoras a nivel
de integración VLSI y en las tecnoloǵıas de captura de
imágenes han encabezado una carrera frenética para
proporcionar sistemas de procesamiento de v́ıdeo ca-
paces de capturar y comprimir secuencias de v́ıdeo
con resoluciones y tasas de frames muy elevadas. Es-
tas cámaras de v́ıdeo de alta velocidad se utilizan en
aplicaciones cient́ıficas e industriales, como en tests de
accidentes automoviĺısticos, en investigación en com-
bustión, ensayos de materiales, dinámica de fluidos,
visualización de flujos, etc, que demandan la captura
y almacenamiento de v́ıdeo en tiempo real a muy al-
tas velocidades (más de 1000 fps) y con formatos de
alta definición. Por lo tanto, la capacidad de alma-
cenamiento de datos, el ancho de banda de la comu-
nicación, el tiempo de procesamiento y el consumo
de enerǵıa son parámetros cŕıticos que deben ser con-
siderados cautelosamente en su diseño. En este tra-
bajo, se propone una implementación en FPGA de
un codificador rápido y sencillo llamado MPCM, el
cual obtiene calidades similares a la codificación PCM
tradicional, pero que es capaz de reducir los requisi-
tos de ancho de banda hasta 1.4 veces, lo que permite
a cámaras de muy alta velocidad capturar de manera
continua en un dispositivo de almacenamiento masivo
como una SSD.

Palabras clave— PCM, codificación de imagen,
diseño FPGA, alta velocidad, circuitos integrados.

I. Introducción

LA compresión de v́ıdeo ha sido una tecnoloǵıa
de gran éxito que ha encontrado su aplicación

comercial en muchas áreas, en aplicaciones cient́ıficas
e industriales como el almacenamiento de v́ıdeo,
imágenes médicas de alta calidad y aplicaciones de
vigilancia y seguridad, en la industria audiovisual
(cine y televisión) y en la amplia gama de aparatos
de v́ıdeo disponibles en el mercado como cámaras
digitales, DVD, Blue-Ray, DVB, etc.

En la última década, las mejoras a nivel de in-
tegración VLSI y en las tecnoloǵıas de captura de
imágenes han encabezado una carrera frenética para
proporcionar sistemas de procesamiento de v́ıdeo ca-
paces de capturar y comprimir secuencias de v́ıdeo
con resoluciones y tasas de frames muy elevadas. Hoy
en d́ıa, se pueden encontrar en el mercado cámaras
de v́ıdeo de ultra alta velocidad como Phantom v641
[1], que es capaz de capturar v́ıdeo de alta resolución
(2560 x 1600 ṕıxeles) a 1.450 frames por segundo
(fps). Estas cámaras de v́ıdeo son especialmente
adecuadas para aplicaciones cient́ıficas o industriales,
como tests de accidentes automoviĺısticos, explosivos
y pirotecnia, baĺıstica, seguimiento de proyectiles,
investigación en combustión, ensayos de materiales,

1Dpto. de F́ısica y Arquitectura de Computadores, Univ.
Miguel Hernández. Elche, e-mail: {ealcocer, otoniel,
mels}@umh.es

2Dpto. de Ingenieŕıa de Comunicaciones, Univ. Miguel
Hernández. Elche, e-mail: roberto.gutierrez@umh.es

dinámica de fluidos, visualización de flujos, etc, que
demandan la captura de v́ıdeo en tiempo real a muy
altas velocidades y con formatos de gran definición.
Por lo tanto, la capacidad de almacenamiento de
datos, el ancho de banda de la comunicación, el
tiempo de procesamiento y el consumo de enerǵıa
son parámetros cŕıticos que deben ser considerados
cautelosamente en el diseño de cámaras de v́ıdeo de
alta velocidad.

Actualmente, la mayoŕıa de cámaras de alta ve-
locidad almacenan las imágenes capturadas en un
módulo SDRAM de hasta 64 GB [1], [2], sin re-
alizar compresión, usando Pulse Code Modulation
(PCM) [3], generando una enorme cantidad de
datos sin comprimir que necesitan ser procesados
para su transmisión o almacenamiento posterior. Por
tanto, el bus de comunicación interna no es lo su-
ficientemente rápido para transferir el v́ıdeo desde
la cámara, o la velocidad de escritura del disposi-
tivo de almacenamiento no es lo suficientemente alta
como para guardar los datos en tiempo real [4].
Consecuentemente, el enfoque de la utilización de
la memoria SDRAM como almacenamiento de v́ıdeo
es factible ya que el ancho de banda de memoria es
lo suficientemente alto, pero cuando la memoria se
agota, la cámara deja de grabar y tiene que guardar
el v́ıdeo en un dispositivo de almacenamiento secun-
dario en crudo o en formato comprimido. Esta es
una limitación, ya que dependiendo de la resolución
de captura de la cámara, sólo se registrarán unos
pocos segundos en la memoria, y por lo tanto, no se
realizará una captura continua.

Con el fin de superar estas restriciones, seŕıa de in-
terés reducir las necesidades de almacenamiento de
v́ıdeo a través de codificadores hardware que cum-
plan con los requisitos de la aplicación, es decir, alto
frame rate y alta definición de imagen. Por lo tanto,
si somos capaces de llevar a cabo un tipo de codi-
ficación muy rápida, reduciremos los recursos de al-
macenamiento, y será posible la grabación en tiempo
real, al igual que en las cámaras convencionales.

Muchos codificadores hardware basados en dife-
rentes algoritmos de codificación se utilizan en sis-
temas reales [5], [6], [7], [8], [9]. La mayoŕıa de e-
llos son Circuitos Integrados de Aplicación Espećıfica
(ASICs) dedicados a algoritmos espećıficos de co-
dificación que no están diseñados para trabajar en
tiempo real con altos frame rates y con formatos de
v́ıdeo de alta definición.

Sin embargo, se han hecho varios estudios sobre la
codificación en cámaras de alta velocidad. En [10]
los autores presentan un codificador JPEG basado
en FPGA, que es capaz de comprimir hasta 500
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frames/s con una resolución de 1280x1024. Además,
en [11] una versión mejorada del algoritmo Fast
Boundary Adaptation Rule (FBAR) [12] en con-
junto con la modulación de código de pulso diferen-
cial (DPCM) se aplica para aumentar la eficiencia
R/D, aunque no se proporcionan los tiempos de co-
dificación.

En general, las limitaciones impuestas por las apli-
caciones de captura de v́ıdeo con altos frame rates
descartan la mayor parte de las técnicas de codifi-
cación existentes (por ejemplo, la codificación por
predicción o por transformada), ya que son mucho
más complejas que PCM y/o utilizan la codificación
predictiva y entrópica (lo que elimina las propiedades
de acceso aleatorio y escalabilidad). Por ello, un al-
goritmo de codificación que tenga propiedades simi-
lares a las de PCM (baja complejidad, acceso aleato-
rio, y escalabilidad), pero con mejor eficiencia de co-
dificación, seŕıa interesante . El codificador de im-
agen Modulo-PCM (MPCM) [13] cumple estos re-
quisitos. Para codificar una imagen, MPCM elim-
ina ciertos bits de cada ṕıxel siendo éste un proce-
samiento muy simple. La complejidad se puede en-
contrar en el decodificador, donde los bits eliminados
de cada ṕıxel, se predicen usando los restantes bits
del ṕıxel y la información que el decodificador calcula
por interpolación entre ṕıxeles vecinos previamente
decodificados.

En este trabajo se implementa un códec rápido
basado en Modulo Pulse Code Modulation (MPCM)
[13] en la FPGA de Xilinx XC7Z020-1CLG484CES.
Los resultados muestran que el codificador MPCM
basado en FPGA obtiene un rendimiento de hasta
409,84 MBytes/seg a altas tasas de compresión, lo
que permite almacenar en una memoria no volá-
til 2501 frames por segundo a una resolución de
1280x1024. Además, en este trabajo se presenta
una implementación hardware del sistema de decodi-
ficación MPCM, que es capaz de reproducir un v́ıdeo
de alta definición Full HD a 204 frames por segundo.

El resto del trabajo se organiza de la siguiente
manera: En la sección 2 se presenta un breve re-
sumen del codificador Módulo-PCM. En la sección
3 se describe la arquitectura propuesta. Una evalua-
ción detallada de la implementación de esta arquitec-
tura se muestra en la sección 4 en términos de R/D,
retardo de codificación, consumo de enerǵıa y área
ocupada en el dispositivo hardware. Por último, en
la sección 5 se presentan algunas conclusiones.

II. Sistema de codificación

En esta sección se describe el algoritmo MPCP
para la codificación de una señal unidimensional.
Consideramos x̃n (n ∈ N) una señal continua en am-
plitud y discreta en tiempo cuyos valores en amplitud
se extienden entre [Amin, Amax]. Tomamos xn como
la señal digital resultante de la cuantización escalar
uniforme de x̃n con una tasa fija de B bits/muestra
y un paso de:
∆ = (Amax − Amin) /2B .

La manera más fácil para reducir el bit-rate de

Q

-l0

LSB

-l1

LSB

-m1

MSB
Decisión Reconstrucción

Reconstrucción

Generación 

información 

vecina (SI)

CODIFICADOR DECODIFICADORA/D

Fig. 1. Diagrama de bloques del algoritmo MPCM

x̃n es eliminar los l -LSBs (bits menos significativos)
de cada palabra-código de x̃n. Para lograr una re-
ducción de tasa más eficiente, nos basamos en el al-
goritmo de codificación MPCM (Figura 1), donde
las muestras de x̃n se dividen en dos grupos: S0 =
{x2n+1|n ∈ i = 0, 1, 2, . . .} y S1 = {x2n|n = 1, 2, . . .},
los cuales se codifican con precisiones distintas.
Como se muestra en la Figura 1, cada muestra de
S0 se codifica eliminando los l0-LSBs de su palabra-
código mientras que en cada muestra de S1 se elimi-
nan los m1-MSBs (bits más significativos) y l1-LSBs.
Entonces, el codificador trabaja a una tasa media de
R = B − (l0 + l1 + m1)/2 bits/muestra.

Amín
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Amáx
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00x 01x 10x 11x

x0x x1x x0x x1x

x0x x1x x0x x1x

x0x x1x x0x x1x

(a)

(b)

(c)

(d)

(e)

(f)

2l1

I0 I1

Fig. 2. Intervalos de cuantización y palabras-código para
B=3, l1=1, m1=1: (a)Tras la conversión A/D, (b)Tras la
eliminación de l1 bits, (c)Tras la eliminación de m1 bits,
(d)Tras la decisión del intervalo I0 o I1, (e) tras la recon-
strución y (f) tras la cuantización final. El śımbolo X rep-
resenta los bits eliminados. Los intervalos marcados son
los representados por la palabra de código seleccionadas
en cada paso para los valores mostrados de x2n y y2n.

Ya que la codificación de x2n+1 es equivalente a
una cuantización uniforme con un incremento en el
intervalo de cuantización igual a 2l0∆, el decodifi-
cador puede directamente reconstruir las muestras
de S0 (Figura 1). En cuanto a la codificación de las
muestras en S1 (Figura 2(a)), la eliminación de los
l1-LSBs de x2n es equivalente a cuantizar uniforme-
mente su valor original con un incremento en el inter-
valo de cuantización igual a 2l1∆ (Figura 2(b)). Tras
eliminar los m1-MSBs, la palabra código resultante
identifica a un conjunto de 2m1 intervalos no consecu-
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tivos {Ii|i = 0, . . . , 2m1 − 1}, teniendo cada intervalo
una longitud de 2l1∆ (Figura 2(c)).

En el decodificador MPCM, para decidir que inter-
valo Ii pertenece a x̂2n, se explota la correlación entre
las muestras de la señal mediante la ayuda de predic-
ciones para cada muestra en S1 basadas en muestras
de S0 previamente decodificadas. La predicción y2n

actúa como SI (Side Information) para decidir el in-
tervalo (Figura 2(d)). La precisión del SI depende
del grado de correlación entre las muestras xn y la
distorsión introducida por la codificación de S0. Con
el fin de limitar el impacto de la distorsión de codi-
ficación en la calidad del SI, a la hora de codificar
l0 debe ser menor que l1 (l0 < l1). Si el proceso de
decisión se realiza sin error para x2n, sus m1-MSBs
se recuperan adecuadamente. Una vez que el deco-
dificador ha estimado los m1-MSBs de x2n, intenta
recuperar sus l1-LSBs que finalmente proporciona la
reconstrucción de x̂2n. Esta reconstrucción se realiza
usando el intervalo de cuantización Ii donde supues-
tamente se encuentra x2n y su SI (y2n).

Para una descripción más detallada del algoritmo
MPCM, se remite al lector a [13], [14].

III. Implementación hardware

Con el fin de hacer frente al gran ancho de
banda que necesitan las cámaras de alta velocidad
de hoy en d́ıa, tanto el codificador como el decodi-
ficador MPCM se han implementado en una arqui-
tectura hardware. El lenguaje de descripción uti-
lizado para construir el diseño es VHDL. La imple-
mentación propuesta en hardware se ha desarrollado
en una FPGA Zynq-7000 de la familia Xilinx, es-
pećıficamente sobre el modelo ZC702 que incluye el
XC7Z020-1CLG484CES SoC (System-on-Chip) [15].

A. Arquitectura del codificador

La arquitectura implementada del codificador se
ilustra en la Figura 3. La imagen original capturada
por los sensores de la cámara se almacena en un
bloque de memoria cuya lectura está determinada
por un bloque de control. En esta estructura, 16
ṕıxeles se leen en cada ciclo de reloj con el fin de
acelerar el proceso de codificación tanto como sea
posible dentro del alcance de la memoria interna del
dispositivo. Esta memoria actúa como un buffer de
frames interno para leerlos en aplicaciones de alta
velocidad y es implementado con block RAMs. De
esta manera, utilizamos 52 blocks RAMs Dual-port
de 36 Kb, configurando sus puertos a 512x64 bits,
donde 64 bits de salida, es decir 8 ṕıxeles, se leen en
cada puerto de salida de la memoria. Estos ṕıxeles
son procesados en el siguiente bloque, sin retardo,
en el mismo ciclo de reloj, donde son codificados eli-
minando los correspondientes bits l0 o lk y mk. Fi-
nalmente, obtenemos las muestras codificadas de la
imagen las cuales serán enviadas al dispositivo final
de almacenamiento.

En el diseño propuesto, la imagen se divide
en bloques de 4 muestras diferentes x0,0 [n1, n2],
x0,1 [n1, n2], x1,0 [n1, n2] y x1,1 [n1, n2] de tal manera

FRAMES -

BUFFER

Eliminación de 

bits LSBIMAGEN

BLOQUE DE 

CONTROL

CODIFICADOR

Eliminación de 

bits LSB y MSB

Fig. 3. Diseño de la arquitectura del codificador

que:

xp,q [n1, n2] = x [2n1 + p, 2n2 + q]

con p y q ∈ {0, 1}. Aśı, la primera muestra se codifica
usando PCM, eliminando unicamente los LSBs l0, y
el resto de partes utilizando MPCM, al extraer los
LSBs lk y los MSBs mk. En la Figura 4 se muestra
un diagrama con los pasos realizados en nuestro algo-
ritmo hardware. Hay que tener en cuenta que tanto
la lectura como la codificación de los 16 ṕıxeles se
lleva a cabo en el mismo ciclo de reloj.

X0,0 X0,1 X0,0 X0,1 X0,0 X0,1 X0,0 X0,1

X1,0 X1,1 X1,0 X1,1 X1,0 X1,1 X1,0 X1,1

16 píxeles in

X0,0

Xx,y

l0=2

lk=l1=l2=l3=1

mk=m1=m2=m3=1

CODIFICADOR

PCM

MPCM

16 píxeles out

Imagen completa 

512x512

Fig. 4. Ejemplo de algoritmo de codificación con l0 = 2,
lk = 1 y mk = 1

B. Arquitectura del decodificador

En la Figura 5 se muestra la arquitectura propues-
ta para el decodificador. En este enfoque, el buffer
intermedio se llena con muestras codificadas hasta
que se completan las tres primeras ĺıneas, entonces se
inicia el proceso de decodificación. El decodificador
está dividido en dos pasos: decisión y reconstrucción.
La recuperación de la imagen original se realiza como
sigue:

• Tres columnas de datos se procesan en el bloque
de decisión, donde la señal PCM se reconstruye.
Entonces se generan SIs precisos a partir de las
muestras PCM y aśı se selecciona uno de los
posibles intervalos 2mk donde cada señal deco-
dificada MPCM se situará.
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Fig. 5. Diseño de la arquitectura del decodificador

• En el bloque de reconstrucción del decodificador,
se recuperan los bits menos significativos (LSB)
que fueron eliminados en el proceso de codifi-
cación mediante la utilización de su SI y el in-
tervalo correspondiente a cada muestra MPCM.
Tras completar estos pasos, se obtienen cuatro
ṕıxeles decodificados.

• En cada ciclo de reloj, dos columnas de muestras
codificadas salen del bloque del decodificador y
dos nuevas entran en él. Este proceso continua
iterativamente hasta que todas las muestras de
las tres filas del buffer son decodificadas.

• Entonces, el buffer se desplaza. Dos filas salen
del buffer y dos nuevas entran. Todas las opera-
ciones anteriores continuan hasta que todas las
muestras codificadas de entrada son procesadas.

El diseño propuesto del decodificador ha sido com-
pletamente segmentado, esto hace que cada una de
las etapas mencionadas anteriormente para la de-
codificación se realicen concurrentemente. Además,
como se explicó anteriormente, se obtienen 4 ṕıxeles
decodificados en cada ciclo de reloj. En esta propues-
ta, la frecuencia de operación se ha establecido para
conseguir estos 4 ṕıxeles, pero con el fin de organi-
zar toda la imagen decodificada, se ha utilizado el
módulo Phase-Locked-Loop (PLL), mediante el cual
se generan múltiples relojes a partir de la señal de
reloj de entrada determinada. Por lo tanto, en cada
ciclo, se almacenan 4 ṕıxeles en una memoria inter-
media con una frecuencia fija, pero estos ṕıxeles se
leen con una frecuencia 4 veces mayor, logrando aśı
una salida en serie sin retardo. Los buffers utiliza-
dos en esta arquitectura se han implementado usando
únicamente block RAMs de 18 Kb de doble puerto.

IV. Resultados

En esta sección se presenta la evaluación del siste-
ma completo en términos de PSNR, tiempos de co-
dificación/decodificación, uso de área del dispositivo
FPGA, máximo frame rate y mejoras en velocidad
comparándolos con algoritmos secuenciales en CPUs.
Las arquitecturas han sido sintetizadas, emplazadas
y enrutadas utilizando la herramienta Xilinx ISE
14.3, y han sido simuladas y verificadas median-
te Matlab/Simulink través de la herramienta Sys-
tem Generator. Estas propuestas han sido diseñadas
para el dispositivo Zynq AP SoC previamente men-
cionado. El área ocupada del dispositivo, la frecuen-
cia máxima y la estimación de consumo de enerǵıa
se han medido desde la herramienta Xilinx ISE 14.3.
En nuestros experimentos, hemos evaluado los resul-
tados de cinco imágenes en escala de grises (Zelda,
Lena, Peppers, Barbara y Baboon) con una resolu-
ción de 512x512 ṕıxeles y 8 bits por muestra. Por
otra parte, hemos asignado los valores óptimos de los
parámetros de codificación/decodificación con el fin
de obtener el máximo PSNR para una tasa de bits
dada. La asignación de valores de los parámetros
para el codificador/decodificador MPCM se propo-
nen en [14].

A. Evaluación del codificador

En la Tabla I se muestra el PSNR obtenido para
todas las imágenes evaluadas en función del bit-rate
(R). Como se esperaba, para tasas altas de (R),
lo que significa eliminar pocos bits en el proceso de
codificación, el algoritmo MPCM porporciona gene-
ralmente mejor PSNR debido a que no se produce
una pérdida significativa en el proceso, y en conse-
cuencia, no se introducen grandes errores en el pro-
ceso de decodificación. Por lo tanto, a menos bit-rate
(R), menor valor de PSNR. Hay que tener en cuenta
que, para cada tasa, los parámetros l0, l1, m1 no son
necesariamente los mismos para todas las imágenes.
Cada imagen tiene unos parámetros apropiados para
obtener la calidad óptima en la imagen recuperada.

En cuanto al retardo de codificación/decodifica-
ción, el codificador propuesto funciona a una frecuen-
cia de reloj máxima de 204,96 MHz. Además, el al-
goritmo requiere 16.387 ciclos para llevar a cabo el
proceso completo de codificación para una resolución
de imagen de 512x512 ṕıxeles. Por lo tanto, necesita-
mos 79,952 ms para codificar cualquier imagen de la
mencionada resolución, siendo 12 veces más rápido
que el algoritmo secuencial en una CPU Intel Core 2
a 1,8 Ghz con 5 GBytes de RAM. Ya que el proceso
de codificación sólo depende de la resolución de la
imagen, en la Figura 6 se muestra el máximo frame-
rate obtenido en la arquitectura propuesta. Como se
observa, la implementación hardware del codificador
MPCM es capaz de comprimir hasta 3558 frames por
segundo para la resolución HD-Ready y hasta 1668
frames por segundo para la resolución Full-HD.

El proceso de codificación de alta velocidad hace
que las cámaras de alta velocidad sean capaces de
capturar y grabar continuamente sin las restricciones
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TABLA I

Parámetros óptimos y valores de PSNR para todas las imágenes evaluadas

R=1bpp R=2bpp R=4bpp R=6bpp
Imagen (l0,l1,m1) PSNR (l0,l1,m1) PSNR (l0,l1,m1) PSNR (l0,l1,m1) PSNR
Zelda (4,8,0) 33.83 (0,8,0) 36.57 (1,3,2) 40.07 (2,1,1) 48.07
Lena (4,8,0) 31.79 (3,6,1) 33.71 (1,4,1) 37.74 (2,1,1) 47.80

Peppers (4,8,0) 30.57 (3,7,0) 32.14 (4,4,0) 34.88 (2,2,0) 44.62
Barbara (4,8,0) 24.87 (3,7,0) 26.59 (4,4,0) 33.67 (2,2,0) 44.56
Baboon (4,8,0) 22.53 (3,7,0) 24.22 (4,4,0) 32.20 (2,2,0) 43.85
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Fig. 6. Máximo frame por segundo en el codificador para
diferentes resoluciones de imagen

de tamaño de la memoria RAM interna. Por ejemplo,
a una tasa de compresión de 1 bpp, el sistema de co-
dificación tiene un rendimiento de 409,84 MBytes/s,
que es menor que el ancho de banda disponible en
dispositivos de almacenamiento t́ıpicos como un SSD
(Solid State Drive) (de hasta 600 MBytes/s). Depen-
diendo de la aplicación final, si es necesaria una ca-
lidad de imagen mayor, la implementación hardware
MPCM propuesta podŕıa comprimir a una tasa de 4
bpp con buena calidad y un rendimiento de ancho de
banda de 1640 Mbytes/s, que extenderá el tiempo
de captura en el módulo de memoria interna de la
cámara hasta 1,4 veces o permitirá su transmisión a
través de un enlace punto a punto Ethernet 40 Gbps.

Los elementos básicos de una FPGA son los CLBs
(Bloques de Lógica Configurable). La arquitectura
CLBs incluye: LUTs de 6 entradas, capacidad de
memoria y de registro dentro de la LUT y la fun-
cionalidad de registro de desplazamiento. Las LUTs
en el dispositivo Zynq-7000 AP SoC pueden ser con-
figuradas o bien como una LUT de 6 entradas (ROMs
de 64-bit) con una salida, o como dos LUTs de 5 en-
tradas (ROMs de 32-bit) con salidas separadas pero
direcciones comunes o entradas lógicas. Cada salida
de una LUT puede opcionalmente ser registrada en
un flip-flop. Cuatro de estas LUTs y sus ocho flip-
flops además de multiplicadores y lógica aritmética
forman un slice, y dos slices forman un bloque lógico
configurable (CLB). Cuatro de los ocho flip-flops
por slice (un flip-flop por LUT) pueden configurarse
como latches opcionalmente. Entre el 25-50% de to-
dos los slices pueden también utilizar sus LUTs como
RAM-distribuidas de 64-bit o como registros de des-

plazamiento de 32-bit. [15].

TABLA II

Área usada en FPGA - Implementación codificador

Used Available % use
No. of Slices 14 13300 1%
No. of Slice Registers
(as Flip Flops) 17 106400 1%
No. of Slice LUTs 35 53200 1%
No. of RAMB36 52 140 37%
FMax(MHz) 204,96 - -
Consumption (mW) 305 - -

En la Tabla II se presentan los resultados de la
implementación del codficador en términos de recur-
sos hardware usados, indicando el número de Slices,
Flip-Flops, LUTs y bloques RAMs de 36 KB uti-
lizados. Adicionalmente, se muestra una estimación
del consumo de potencia que proporciona la herra-
mienta XPower de Xilinx ISE 14.3, obteniendo so-
lamente un consumo de 305 mW debido a la gran
segmentación realizada en el diseño del codificador.
Como se puede observar, sólo un 1% de toda el área
disponible en la FPGA es utilizada, por tanto dada
la gran cantidad de área disponible en la FPGA, ésta
podŕıamos usarla para implementar múltiples codifi-
cadores idénticos que podŕıan ejecutarse concurren-
temente. De este modo, diferentes frames podrán ser
codificados simultáneamente con el fin de incremen-
tar el tiempo disponible de grabación de una cámara
de alta velocidad. Para aprovechar las ventajas de
ello, simplemente tendŕıamos que considerar el uso
de una memoria externa para almacenar los diferen-
tes frames, teniendo en cuenta el uso de los bloques
de RAMs como buffers intermedios.

B. Evaluación del decodificador

En lo que se refiere al decodificador, la frecuencia
máxima de reloj se ha establecido en 100MHz, siendo
la menor latencia 713 ciclos. Esta frecuencia se toma
como compromiso debido al uso de otra frecuencia 4
veces mayor, proporcionada por el módulo PLL, ya
que analizando el retardo de la implementación, se
podŕıan conseguir frecuencias mayores (aprox. 160
MHz), como se discutierón en la sección III-B. De
esta manera, el decodificador MPCM es capaz de
recuperar 400 Mṕıxels por segundo a esa frecuencia.
Por otro lado, el algoritmo requiere 66.240 ciclos para
realizar el proceso de decodificación de imagen con
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una resolución de 512x512 ṕıxeles, por tanto se nece-
sitan 662 µs para decodificar cualquier imagen con
esta resolución, llegando a ser 70 veces más rápido
que el algoritmo de decodificación secuencial en un
Intel Core 2 CPU a 1.8 Ghz con 5 GBytes de RAM.

La Figura 7 muestra el máximo frame rate obte-
nido en la decodificación de la arquitectura propues-
ta. Como se muestra, la implementación hardware
del decodificador MPCM es capaz de recuperar más
de 434 frames por segundo para una resolución HD-
Ready o más de 204 frames por segundo para una re-
solución Full-HD, que corresponde a un rendimiento
de 50 MBytes/s, pudiendo aśı reproducir v́ıdeo de
alta definición a altas tasas de frames por segundo.
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Fig. 7. Máximo frame por segundo en el decodificador para
diferentes resoluciones de imagen

De forma análoga al estudio realizado en el codi-
ficador, el área utilizada en el dispositivo es menor
del 1%. El área ocupada puede variar dependien-
do de los parámetros l0, l1, m1, pero en cualquier
caso será menor que un 1%. Como se indicaba en la
sección III-B, los buffers utilizados han sido modela-
dos en bloques RAMs de 18 Kb de doble puerto con
el fin de aprovechar la ventaja de un consumo menor
comparado con las memorias distribuidas, además de
ser más rápidas.

V. Conclusiones

En este art́ıculo hemos presentado una imple-
mentación eficiente del codec MPCM en una FPGA.
Se ha mostrado la calidad de las imágenes recons-
truidas en términos de PSNR a diferentes tasas de
compresión. En lo concerniente a la velocidad de co-
dificación, los resultados muestran que nuestra pro-
puesta de implementación es capaz de comprimir una
imagen de resolución Full-HD a 1668 frames por se-
gundo. El máximo ancho de banda alcanzado por
nuestra implementación es de 409.84 MBytes/s lo
que permite la grabación continua de una cámara
de alta velocidad actual con una resolución de im-
agen HD-Ready (1280x720p) y una calidad razona-
ble. Pero, si la aplicación final requiere una calidad
de imagen superior, nuestro codificador es capaz de
proporcionar más de 1640 MBytes/s a una tasas de
compresión 2:1, duplicando el tiempo de captura so-
bre la memoria RAM interna de la cámara de alta
velocidad. El área utilizada de la FPGA es menor al

1% del área total disponible, lo que nos da la posi-
bilidad de replicar varios sistemas de codificación y
por tanto, diferetes frames pueden ser comprimidos
de manera paralela.

También hemos desarrollado en hardware el mó-
dulo del decodificador MPCM. El diseño propues-
to es capaz de recuperar imágenes a 204 frames por
segundo para una resolución Full-HD, con un área
ocupada del dispositivo menor al 1%.
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Análisis de estrategias paralelas basadas en
GOP sobre el nuevo estandar de v́ıdeo HEVC

Otoniel López-Granado, Manuel P. Malumbres, Hector Migallón 1 y Pablo Piñol

Resumen— HEVC es el nuevo estandar de codifi-
cación de video, siendo capaz por termino medio de
reducir a la mitad el tamaño del bitstream con re-
specto al anterior estandar H.264/AVC obteniendo la
misma calidad.

Nuestro interés se centra en aplicar técnicas de
procesamiento paralelo al codificador HEVC para
reducir significativamente las demandas computa-
cionales sin alterar el rendimiento del mismo. Para
ello, proponemos varias alternativas de paralelización
del codificador HEVC espećıficas para arquitecturas
multicore. Nuestras propuestas están basadas en el
uso de OpenMP a un nivel grueso de paralelización
llamado ’GOP-based’. Las aproximaciones basadas
en GOP codifican simultáneamente varios grupos de
frames consecutivos. Dependiendo de cómo estos
GOPs (Grupo de imágenes) se agrupan y distribuyen
puede ser cŕıtico obtener buenos rendimientos.

Palabras clave— algoritmos paralelos, Codificación
de v́ıdeo, HEVC, multicore, rendimiento

I. Introducción

EL nuevo standar de codificación de video ’High
Efficiency Video Coding (HEVC)’ ha sido de-

sarrollado por el ’Joint Collaborative Team on Video
Coding (JCT-VC)’ que fue establecido por ’ISO/IEC
Moving Picture Experts Group (MPEG)’ y ’ITU-T
Video Coding Experts Group (VCEG)’. Este nuevo
estandar reemplazará al actual estandar H.264/AVC
[1] para dar respuesta a las actuales y futuras de-
mandas del mercado Multimedia. La resolución 4K
de video ya etá en el mercado en la actualdad y no
tardará mucho en ser una realidad cotidiana una res-
olución de 8K. Por otra parte, el nuevo estandar da
soporte a una mayor profundidad de color (10 bits).
HEVC pretende doblar la eficiencia en codificación
con respecto a H.264/AVC mostrando una calidad
visual similar con la mitad de bitrate.

En cuanto a complejidad se refiere, el decodifi-
cador HEVC no incrementará significativamente su
complejidad con respecto a H.264/AVC [2]. Sin em-
bargo, el codificador es varias veces más complejo
que H.264/AVC lo que hará que este tema sea de
interés cient́ıfico en los proximos años. La versión
actual del software de referencia de este nuevo es-
tandar de v́ıdeo, llamado ’HEVC test model (HM)’,
es HM 10.0 que se corresponde con el borrador de la
especificación del estandar HEVC 10 [3]. En [4] se
puede encontrar una buena descripción de las carac-
teŕısticas de este nuevo estandar.

En la literatura podemos encontrar algunos tra-
bajos relacionados con el análisis de complejidad
y estrategias de paralelización de este nuevo es-
tandar, como en [5] [6] y [7]. Muchas de las prop-
uestas de paralelización existentes sobre el HEVC

1Dpto. de F́ısica y Arquitectura de Computadores, Univ.
Miguel Hernández, e-mail: otoniel@umh.es.

están centradas en el decodificador, y tratan de bus-
car las mejores optimizaciones para decodificar en
tiempo real v́ıdeo de alta definición (HD) y Ultra
alta definición (UHD).

Actualmente, hay muy pocos trabajos relaciona-
dos con la paralelización del codificador HEVC. En
[8] los autores proponen una paralelización de grano
fino en el módulo de estimación de movimiento, per-
mitiendo realizar la predición de movimiento en to-
dos las unidades de predicción (PUs) disponibles en
la unidad de codificación (CU) al mismo tiempo. En
[9] los autores proponen una paralelización dentro
del modulo de predicción Intra que consiste en elim-
inar la dependencia de los datos entre subbloques de
una CU, obteniendo buenos resultados en términos
de speed-up.

En este art́ıculo analizaremos las estrategias de
paralelización disponibles en el estandar y su vi-
abilidad de desarrollo en el software de referencia
HM. Además presentamos varias alternativas de par-
alelización a nivel de GOP para el codificador HEVC
especialmente diseñadas para los perfiles Low-delay.

El resto del art́ıculo se organiza de la siguiente
manera: En la sección II, se muestra un resumen
de los diferentes perfiles disponibles en el HEVC y
los test de las condiciones comunes de evaluación.
La sección III presenta las diferentes estrategias de
paralelización de alto nivel propuestas en el estandar
HEVC. La sección IV presenta nuestras propuestas
de paralelización a nivel de GOP para los perfiles de
aplicación Low-delay, mientras que en la sección V
se presenta una comparativa de las diferentes estrate-
gias propuestas. Finalmente, conclusiones y trabajo
futuro se muestran en la sección VI.

II. Perfiles HEVC

En [10] el JCT-VC define las condiciones comunes
de test y las configuraciones del software de referen-
cia que se deben usar para realizar los experimentos
con el HEVC, con el fin de poder comparar las difer-
entes aportaciones realizadas a éste.

Se definen un total de 24 secuencias de v́ıdeo
catalogadas en 6 clases. También se definen los
parámetros de cuantización (QP) y los ficheros
de configuración para el codificador. El hecho
de usar estas condiciones comunes permite realizar
fácilmente comparativas entre las diferentes propues-
tas que hacen los investigadores. También el JCT-
VC indica cómo calcular las curvas ’Rate-Distortion
(RD)’ y el % de ganancia en bitrate, usando la me-
dida Bjontegaard-Delta (BD) [11].

Las categoŕıas desde A hasta E incluyen secuencias
de v́ıdeo natural a diferentes resoluciones y frame-
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rate, mientras que la categoŕıa F contiene v́ıdeo
sintético.

Cuatro valores de QP se indican a la hora de re-
alizar las comparativas: 22, 27, 32, 37. Para cada
punto se obtiene el bitrate y el Peak Signal-to-Noise
Ratio (PSNR), pudiendo realizarse las curvas de
Rate-Distortion y calcular el BD.

Con el software de referencia [12] se distribuyen
también los ficheros de configuración. Hay 8 test
diferentes que son una combinación de 2 profundi-
dades de color: Main (8 bits) y Main10 (10 bits) con
4 modos de codificación: All Intra (AI), Random Ac-
cess (RA), Low-Delay B (LB), y Low-Delay P (LP).

En el modo All Intra, cada imágen se codi-
fica como un I-frame, es decir, se codifica sin es-
timación/compensación de movimiento. De esta
forma, cada frame es independiente de los demás
en la secuencia de v́ıdeo. Este modo proporciona
menores niveles de compresión que los otros 3,
porque el uso de P-frames y B-frames obtienes may-
ores niveles de compresión que los I-frames para el
mismo nivel de calidad. Por otra parte, el proceso
de codificación para el modo All Intra es más rápido
que en los otros 3 porque no se pierde tiempo en re-
alizar estimación de movimiento. Este modo es per-
fecto para aquellas aplicaciones que requieren de una
codiifcación rápida y no están limitadas en el ancho
de banda o el almacenaje.

El modo Random Access combina I-frames y B-
frames. Un B-frame es un frame que usa esti-
mación/compensación de movimeinto para obtener
mejores niveles de compresión. Cada bloque de un
B-frame puede usar hasta 2 frames de referencia,
aśı en el proceso de codificación se mantienen 2 lis-
tas de frames de referencia. El tamaño del GOP
GOP (Group Of Pictures / Grupo de imágenes) es
de 8. Los frames de referencia se pueden localizar
antes o después del frame que se está codificando
actualmente. De esta manera, en este modo, el or-
den de codificación no es el mismo que el orden
de visualización. Con el fin de permitir el acceso
rápido a la secuencia (fast forward), se inserta un I-
frame periódicamente. Dependiendo del frame-rate
de la secuencia, este periodo vaŕıa, siendo siempre
múltiplo de 8 (el tamaño del GOP).

Los modos Low-Delay (LP and LB) codifican cada
frame en orden de visualización. Primero se inserta
un I-frame y después sólo se usan P-frames (o B-
frames) para el resto de la secuencia. El tamaño
de GOP es 4, y todos los frames de referencia son
previos al que se está codificando actualmente. Es-
tos dos modos obtienen mayores tasas de compresión
que el modo AI y evitan el retraso que introduce el
modo RA. Este modo se usa para aplicaciones como
v́ıdeo conferencia que tienen restricciones de ancho
de banda y tiempo.

III. Estrategias de paralelización de alto
nivel en el estandar HEVC

Las estrategias de paralelismo de alto nivel se
pueden clasificar siguiendo un esquema jerárquico.

Esta clasificación se debe aplicar con cautela te-
niendo en cuenta los recursos hardware disponibles
con el fin de realizar una implementación adecuada
y eficiente. De esta forma, definimos los sigu-
ientes niveles desde el mas grueso hasta el más fino:
GOP, tile, slice, y wavefront. Cuando se diseña
una versión paralela del HEVC, primeramente anal-
izamos el hardware disponible para determinar qué
nivel es el más adecuado.

El nivel más grueso de paralelización, GOP-based,
se basa en romper la secuencia de v́ıdeo en GOPs
de manera que cada GOP se procesa de forma in-
dependiente a los demás. En general, esta aproxi-
mación es la que mejor eficiencia de paralelización
reporta. Sin embargo, la eficiencia en codificación
puede verse afectada por cómo definimos estos GOPs
y cómo eliminamos la interdependencia entre ellos.

Los Tiles se usan para dividir una imágen hori-
zontalmente o verticalmente en varias sub-imagenes.
Al usar Tiles las dependencias en la predicción se
rompen en los bordes entre Tiles. Tiles consecutivos
se representan en orden ’raster scan’. El orden de los
Coding Tree Blocks (CTBs) se mantiene también en
’raster scan’.

Los Slices siguen el mismo concepto que en an-
terior estandar H.264/AVC permitiendo que una
imágen se parta en grupos consecutivos de Coding
Tree Units (CTUs). Hay una rotura en las dependen-
cias en la predicción en los bordes de los slices que
causa una pérdida de eficiencia en la codificación. El
uso de slices está más justificado en temas de ’error
resilience’, más que en técnicas de paralelismo.

Por último, los Wavefronts dividen una imágen en
filas de CTU, donde cada fila se procesa por un hilo
diferente. Las dependencias entre filas se mantiene
expcepto para el estado del contexto del aritmético
CABAC [13], que se reinicializa al comienzo de cada
fila de CTU. Para mejorar la eficiencia, en vez de
reiniciar normalmente los contextos en CABAC, es-
tos se heredan de la fila anterior.

Todas estas técnicas de paralelización son más
útiles con resoluciones de imágenes superiores al HD.
Para imágenes pequeñas, la decodificacion en tiempo
real se puede realizar con un sólo proceso. Para res-
oluciones grandes de imágen puede ser util forzar un
número mı́nimo de particiones de imágen para garan-
tizar un nivel mı́nimo de paralelismo en el decodifi-
cador.

El software de referencia HM no soporta directa-
mente muchas de estas técnicas de paralelización, so-
bre todo por el diseño de la implementación. En
la siguiente sección presentaremos algunas aproxi-
maciones de paralelización a nivel de GOP (GOP-
based) que pueden implementarse en arquitecturas
hardware multicore.

IV. algoritmos paralelos

En las secciones anteriores hemos revisdo las pric-
ipales caracteŕısticas del estandar de v́ıdeo HEVC.
Hemos paralelizado el software de referencia usando
los modos LB y AI, ambos combinados con el per-
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Fig. 1. Opción I: Distribución paralela.
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Fig. 2. Opción II: Distribución paralela.

fil Main (8 bits). Estos dos modos son utiles para
aplicaciones con restricciones de tiempo, aśı que pen-
samos que pueden beneficiarse de las estrategias de
paralelización. Obviamente, este trabajo puede ex-
terderse fácilmente al modo Low-Delay P. Sin em-
bargo, esto nos es aśı para el modo Random-Access
debido a la forma en que usa los frames de referencia,
usando referencias pasadas y futuras.

Los algoritmos paralelos desarrollados estan
diseñados para un nivel de paralelización a nivel de
GOP. Primeramente, decir que el tamaño de GOP
para el modo AI es 1, porque todos los frames se
computan como I-frames (sin frames de referencia).
En el modo LB el tamaño de GOP es 4, sin embargo,
este valor puede cambiarse. Por otra parte, hemos
considerado algoritmos śıncronos donde el proceso
de sincronización se realiza después de computar los
GOPs. Hemos desarrollado 4 aproximaciones:

• Opción I: (LB) en esta opción asignamos de
forma secuencial cada GOP a cada proceso en la
ejecución paralela, de manera que cada proceso
codificará GOPs aislados.

• Opción II: (LB) en esta aproximación dividimos
la secuencia en tantas partes como el número de
procesos paralelos disponibles, de manera que
cada proceso codificará grupos de GOPs adya-
centes.

• Opción III: (LB) similar a Opción II, excepto
que cada proceso comienza la codificación inser-
tando un I-frame.

• Opción IV: (AI) similar a Opción I donde cada
GOP se asigna secuencialmente a cada proceso,
pero el GOP consiste en sólo un I-frame.

La Figura 1 muestra la distribución paralela para
la Opción I. Los procesos de sincronización están lo-
calizados después de cada GOP. El proceso maestro
(Proc. 0 o P0) computa el primer frame como I-
frame. Tras esto, todos los procesos codifican un
GOP de 4 B-frames. Todos los procesos, excepto
el proceso maestro, codifica su primer B-frame sin
frames de referencia, de esta manera, el número de
bits necesarios para codificar este primer B-frame es
similar al que usa el I-frame.

Para aumentar el rendimiento de los algoritmos
paralelos propuestos, cada proceso contiene sus pro-
pios buffers de trabajo. Este hecho cambia el patrón
real de frames de referencia utilizados. Por ejem-
plo, en la versión secuencial, el segundo B-frame de
un GOP usa los frames -1 -2 -6 -10 como frames
de referencia, donde (-1 significa el frame previo, y
aśı sucesivamente). Como el tamaño de GOP es 4,
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Fig. 3. Opción III: Distribución paralela.
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Fig. 4. Opción IV: Distribución paralela.

el frame -2 apunta al último frame del GOP pre-
vio. En el procesamiento paralelo, como asignamos
GOPs aislados a cada proceso, el GOP previo no es
el adyacente en la secuencia original, aśı, el frame -2
no apunta al frame dos posiciones antes del frame
actual. Si, por ejemplo, el número de procesos es 6,
entonces el GOP previo para este proceso se localiza
en la secuencia de v́ıdeo 6 GOPs atrás con respecto
al GOP actual. Aśı pues, el segundo B-frame de un
GOP apuntará al frame -22 (-2-(6-1)x4=-22) en la
secuencia de v́ıdeo original. Se puede concluir que
el algoritmo paralelo y el secuencial producirán bit-
streams diferentes. Esto se analizará en la sección V,
aśı como su impacto en términos de PSNR y bitrate.

En la Figura 2 se puede ver una representación de
distribución de la versión paralela Opción II. A igual
que en la Opción I, los procesos de sincronización se
localizan después de cada GOP. Aśı, todos los proce-
sos, excepto el proceso principal, codifican su primer
B-frame sin frames de referencia. En este caso, la
lista de referencias no se modifica porque cada pro-
ceso trabaja con GOPs adyacentes. En el ejemplo
anterior, para el segundo frame del GOP, el patrón
de referencias solo se altera para los primeros tres
GOPs. A partir de ah́ı, todos los frames de refer-
encia están disponibles en el buffer privado de cada
proceso.

La Figura 3 muestra la distribución paralela para
la Opción III, donde se usa una estructura similar a
la de la Opción II. Aqúı cada proceso comienza codi-
ficando el primer frame como un I-frame. En este
caso, las ejecuciones paralela y secuencial pueden
ser identicas si en la versión secuencial realizamos
un pequeño cambio en el fichero de configuración,
cambiando el parámetro IntraPeriod de acuerdo con
el número de procesos de la ejecución paralela. La
Tabla I presenta los valores del parámetro IntraPe-
riod cuando computamos 240 y 480 frames. Más aún,
el I-frame que se incluye debe ser un IDR (Instanta-
neous Decoding Refresh), aśı que debemos poner el
parámetro DecodingRefreshType a 2.

Finalmente, en la Figura 4 se muestra la dis-
tribución paralela para la Opción IV. Remarcar, que
la estructura paralela es simalar a la de la Opción
I, pero el GOP siempre consiste en un I-frame. Los
I-frames son de tipo IDR, con lo cual no hay difer-
encias entre las ejecuciones paralelas y secuencial.

V. Experimentos

Analizaremos los algoritmos paralelos descritos en
la sección IV, en términos de rendimiento paralelo,
PSNR y bitrate. Se ha utiliado el paradigma de pro-
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Fig. 5. Tiempos de cómputo de los algoritmos paralelos. No frames 120, 240 y 480.
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Fig. 6. Eficiencia de los algoritmos paralelos. No frames 120, 240 y 480.

gramación OpenMP [14].

La prataforma multicore utilizada es un HP Pro-
liant SL390 G7 con dos Intel Xeon X5660, cada CPU

con seis núcleos a 2.8 GHz, con lo que los experimen-
tos usan hasta 12 procesos. La secuencia de v́ıdeo
utiliada es BasketballPass 416x240.yuv, que contiene
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No procesos 240 frames 480 frames
2 120 240
4 60 120
6 40 80
8 30 60
10 24 48
12 20 40

TABLA I

Opción III: parámetro IntraPeriod para igualar

ejecuciones secuencial y paralela.

500 frames a 50Hz con una resolución de 416x240
ṕıxels. Hemos lanzado los algoritmos paralelos cod-
ificando 120, 240 y 480 frames en modo Low-delay.
El valor de cuantización usado (QP) es 32;

En la Figura 5 mostramos los tiempos de cómputo
para la Opción I, Opción II, Opción III, y Opción IV.
Los resultados muestran un buen comportamiento
paralelo en todos los casos. Cuando usamos sólo 1
proceso, todos los algoritmos propuestos muestran
el mismo tiempo que la versión secuencial. Con re-
specto a la Opción IV, la ejecución secuencial de ref-
erencia no es la misma, ya que usamos el modo AI.

La Figura 6 muestra la eficiencia asociada a los re-
sultados de la Figura 5. Esto confirma el buen com-
portamiento de todos los algoritmos paralelos prop-
uestos, obteniendo cerca de eficiencias ideales en al-
gunos casos y por encima de 0.85 en la mayoŕıa de los
experimentos realizados. Remarcar que la Opción IV
obtiene una eficiencia media superior a 0.95.

Como se comentó en la sección IV, las versiones
paralelas no dan el mismo resultado que la versión
secuencial. En la Figura 7 mostramos cómo las ver-
siones paralelas modifican el bitrate de la versión se-
cuencial. Es importante decir que la Figura 7 muesta
los resultados para la Opción I, II y III, pero no para
la Opción IV, porque en este caso la versiones secuen-
cial y paralela muestran el mismo bitrate. También
se puede observar que el incremento del bitrate in-
troducido por la Opción I no es aceptable. Este al-
goritmo cambia drásticamente la estructura de los
frames de referencia y como consecuencia incrementa
el tamaño del bitstream generado, como se muestra
en la Figura 7. En todos los casos, el incremento del
bitrate es mayor conforme aumentamos el número de
procesos. Finalmente, el incremento de bitrate en la
Opción III, se debe a que el frame inicial (I-frame) se
codifica con mayor calidad que el B-frame inicial de
la Opción II, como se especifica en la configuración
del perfil Low-delay.

La Tabla II muestra el PSNR, i.e. una medida
de calidad para los algoritmos paralelos II y III. Se
puede observar que usando la Opción II la calidad
del v́ıdeo codificado decrece aunque en la Figura 7,
se mostró que el bitrate aumentaba. Por el contrario,
el incremento de bitrate de la Opción III mostrado
en la Figura 7 se compensa con un aumento de la
calidad como se puede observar en la Tabla II.

Finalmente, modificamos la configuración del per-
fil Low-delay para obtener el mismo PSNR y bitrate
tanto en la versión paralela como en la secuencial
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del algoritmo Opción III. La Figura 8 muesta como
Speed-up NON EQUIV el speed-up cuando los al-
goritmos secuencial y paralelo obtienen resultados
ligeramente diferentes, y como Speed-up EQUIV el
speed-up cuando dan el mismo resultado. Se puede
concluir que la Opción III obtiene buenas eficiencias
que van desde 0.80 a 0.91.

VI. Conclusiones

En este art́ıculo hemos propuesto varios algorit-
mos paralelos para el codificador HEVC. Estos algo-
ritmos se basan en un nivel de paralelización grueso a
nivel de GOP. Estos algoritmos están especialmente
diseñados para arquitecturas multicore. Tras imple-
mentar estos algoritmos en el software de referencia
del HEVC en el perfil Low-delay se han realizado
varios experimentos que muestran resultados intere-
santes como (a) La organización del GOP determina
el rendimiento final de la codificación, siendo la mejor
aproximación la Opción IV (modo AI) en términos
de speed-up/eficiencia con respecto a su homólogo
secuencial, y (b) Aunque la Opción III introduce
un incremento de bitrate conforme aumentamos el
número de procesos, el rendimiento paralelo global y
las mejoras en PSNR lo convierten en un buen can-
didato para ser usado en modo LB (Low-delay B).

En general, todas las versiones desarrolladas ob-
tienen buenas eficiencias, mostrando que las aproxi-
maciones de paralelización basadas en GOP deben
ser tenidas en cuenta para reducir la complejidad
del codificador HEVC. Como trabajo futuro, explo-
raremos una aproximación jerarquica, combinando
técnicas basadas en GOP junto con paralelización a
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Algoritmos 1 Proc 2 Proc 4 Proc 6 Proc 8 Proc 10 Proc 12 Proc
Opción II 33.23 33.23 33.20 33.18 33.17 33.16 33.15
Opción III 33.23 33.26 33.31 33.35 33.39 33.44 33.47

TABLA II

PSNRs (dB) de los algoritmos paralelos (Luminancia). 480 frames.

nivel de Slice o de Wavefront.
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Resumen—k-means es una técnica ampliamente usada en 
procesos de agrupamiento no supervisados, que busca 
dividir un conjunto de n puntos en k particiones. En este 
artículo se realiza un estudio de su implementación sobre 
tarjetas gráficas usando CUDA. Al algoritmo básico que 
permite realizar el proceso de k-means se le han añadido 
varias mejoras como la reordenación de los puntos del 
conjunto o el uso de la desigualdad triangular para 
acelerar el cálculo de la asignación de puntos a particiones. 
Para cada mejora se ha calculado, utilizando diferentes 
conjuntos de datos, su impacto sobre el tiempo de ejecución 
y se han analizado algunas propiedades como la 
divergencia, la ocupación o el número de instrucciones 
lanzadas para justificar los resultados y proponer 
modificaciones que mejoren el tiempo total de ejecución. 
 

Palabras clave—CUDA, GPU; Algoritmos de clustering, 
k-means, Desigualdad Triangular. 

I. INTRODUCCIÓN 
L clustering es un método de aprendizaje no 
supervisado que es utilizado en diversos campos 

como análisis de reconocimiento de patrones y 
bioinformática [1, 2].  Esta técnica divide un conjunto de 
datos en clusters, de tal manera que minimiza la 
similaridad entre clusters mientras que maximiza la 
similaridad entre los datos pertenecientes al mismo 
cluster [3, 4]. El algoritmo k-means [5] es un método de 
clustering muy popular y ampliamente usado en varias 
aplicaciones. 

El algoritmo k-means asigna cada punto o dato al 
cluster más similar. Para ello se obtiene la distancia 
mínima entre cada punto y los centroides de todos los 
clusters, donde dichos centroides se definen como la 
posición media de todos los puntos pertenecientes al 
mismo cluster. Este algoritmo es llevado a cabo 
mediante un proceso iterativo. Inicialmente las 
posiciones de los centroides de los clusters son 
inicializadas aleatoriamente o directamente con los k 
primeros puntos del conjunto de datos. Después de que 
todos los puntos han sido asignados a un cluster, se 
actualizan los centroides de éstos con respecto a los 
puntos que pertenecen al mismo. El proceso itera o bien 
hasta un número de iteraciones previamente fijado o 
hasta que no se realizan más cambios en los clusters. 

En los últimos años, la mejora en el rendimiento del 
algoritmo k-means ha sido objetivo de diversas 
investigaciones. El tiempo de ejecución en el algoritmo 
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k-means incrementa a medida que crece la cantidad de 
puntos y su dimensionalidad. De esta manera, el proceso 
de clustering de grandes conjuntos de datos consume un 
gran tiempo de ejecución. Para solventar los grandes 
requisitos computacionales que requiere este proceso, su 
paralelización se ha llevado a cabo en diversas 
plataformas hardware [6, 7]. Recientemente, las 
unidades de procesamiento gráficas (en inglés Graphics 
Processing Units o GPUs) han destacado como grandes 
candidatas para la computación paralela en diferentes 
aplicaciones científicas. 

Existen_diferentes_implementaciones del algoritmo de 
clustering k-means para tales procesadores gráficos[8, 9, 
10, 11]. En [8] se propone una mejora del algoritmo k-
means en GPU, en la que se emplea un enfoque centrado 
en el uso de los registros para datos con baja 
dimensionalidad, mientras que para datos de mayor 
dimensionalidad se utiliza un enfoque similar a la 
multiplicación de matrices que aprovecha el gran ancho 
de banda de la memoria compartida. En [9], se 
desarrolla el algoritmo k-means en GPU utilizando la 
propiedad de desigualdad triangular, para reducir el 
número de cálculos realizados por cada punto, pero 
presenta una gran divergencia entre los hilos GPU. Para 
reducir tal divergencia aplica una etapa de 
monitorización del número de operaciones por punto. 
Una vez conocida la cantidad de operaciones por punto, 
ordena éstos con respecto a esta cantidad. En [10] se 
introducen dos etapas de preprocesamiento para reducir 
la carga de trabajo y la divergencia de los hilos GPU: 
una ordenación previa de los datos y una actualización 
parcial de la ordenación. En [11] se utilizan streams 
GPU, para acelerar el proceso para una gran cantidad de 
datos. Los conjuntos de datos se dividen en distintas 
partes las cuales requieren ser transferidas a la GPU en 
cada iteración. La aceleración del proceso es conseguida 
por medio del solapamiento de transferencias de 
memoria y computación mediante streams GPU. 

El paso de asignación de los puntos a los clusters es el 
paso más crítico del algoritmo. La cantidad de cálculos a 
realizar por cada punto se incrementa con la cantidad de 
clusters y la divergencia en los hilos está siempre 
presente. Por un lado, la cantidad de cálculos realizada 
por cada hilo se puede reducir aplicando la propiedad de 
desigualdad triangular [9], como hemos comentado 
anteriormente. Por otro lado, la divergencia de los hilos 
presente en el paso de asignación puede ser reducida con 
una etapa de ordenación de los datos [10].  

En este artículo se ha llevado a cabo un análisis del 
método propuesto en [10]. Posteriormente se han 
introducido las mejoras de la desigualdad triangular y la 
utilización de la matriz RID propuestas en [9] y hemos 
evaluado los resultados. A raíz de dicho análisis hemos 
modificado el algoritmo para obtener una versión más 
eficiente. 

E 
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El resto del artículo se organiza de la siguiente 
manera. En la sección II se realiza una breve descripción 
del algoritmo k-means y las mejoras propuestas en este 
artículo. En la sección III se presentan los resultados 
experimentales obtenidos para demostrar cómo se 
complementan la desigualdad triangular y la ordenación 
de los datos para conseguir un mejor rendimiento. En la 
sección IV, se realiza una revisión de todo lo discutido 
en este artículo y se proponen algunos trabajos futuros. 

II. ALGORITMO K-MEANS CON ORDENACIÓN, 
ACTUALIZACIÓN Y DESIGUALDAD 

TRIANGULAR 
El algorimo k-means es uno de los algoritmos de 

clustering más populares. Dado un conjunto de puntos 
de tamaño n, { }1 2, ,..., nR r r r= en un espacio dimensional d, 
el objetivo de k-means es particionar R en k clusters
( )k n< { }1 2 3, , ,... kS S S S S=  tal que 

1

2|| ||
j i

k

i j ix S
x µ

= ∈
−∑ ∑  es 

minimizado y donde iµ  es el centroide de iS . El 
algoritmo k-means iterativamente divide un conjunto de 
datos en k clusters. Primero selecciona como centroides 
de los clusters los k  primeros puntos o un conjunto 
aleatorio de puntos de tamaño k . A continuación el 
algoritmo itera de la forma mostrada en el cuadro 
siguiente. 
Algoritmo 1. Pseudocódigo del algoritmo k-means. 

 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 

 
 
 
 
 
 

Para llevar a cabo nuestro análisis hemos partido del 
método desarrollado en [10], cuya implementación se 
encuentra disponible en su web [12], y le hemos añadido 
la desigualdad triangular propuesta en [9]. Para la 
paralelización en GPU de la técnica propuesta por este 
artículo hemos utilizado el entorno CUDA [13]. En la 
figura 1 se muestra el diagrama de flujo del método 
implementado en este artículo. 

 

 
Fig._1._Diagrama de flujo para el algoritmo kpsmeans usando 

desigualdad triangular y la matriz RID. 
 

A. Cálculo de los centroides. 
 

El cálculo de los nuevos centroides requiere obtener la 
media de las localizaciones de los puntos asignados a 
cada cluster. Para un vector desordenado es necesario 
recorrer, para cada uno de los clusters, los n puntos del 
conjunto de datos. Mediante la ordenación de los puntos 
en segmentos de datos, donde cada segmento contiene 
los puntos pertenecientes a un único cluster, sólo se 
tiene que utilizar el segmento de datos asociado al 
cluster para calcular su centroide.  

La estrategia seguida para la paralelización de este 
paso en GPU es lanzar una cantidad de bloques de hilos 
igual al número de clusters k , donde cada bloque de 
hilos contiene tpb  hilos ( tpb  hace referencia al número 
de hilos por bloque). Cada bloque de hilos trabajará en 
un determinado segmento de datos y sus hilos trabajarán 
con puntos pertenecientes al mismo cluster, con lo que 
se reducirá la divergencia y los accesos a memoria 
global serán de forma coalescente. 

Para el cálculo de la media de las localizaciones de los 
puntos pertenecientes a un cluster, se aplica un proceso 
de reducción paralela en memoria compartida para 
sumar las coordenadas de los diferentes puntos. 
 

B. Asignación de los puntos a los clusters. 
 

Como hemos comentado anteriormente, el paso de la 
asignación de los puntos a los clusters es el más crítico.

R : conjunto de datos de tamaño n . 
n : número de elementos. 

ix : punto i del conjunto de datos. 

( , )d i j : distancia del punto ix  al cluster j . 
( )p i : cluster al que pertenece el punto i . 

jµ : centroide del cluster j. 
 

Para todo [1, ]i n∈  hacer 
dis ←∞  
  Para todo [1, ]j k∈  hacer 

( , )d i j ← distancia euclídea de ix a 
jS  

Si ( , )dis d i j> entonces 
( , )dis d i j←  

( )p i j←  
       Fin si 
  Fin para 
Fin para 
 
Para todo [1, ]j k∈  hacer 

jµ ←media de ix cuyo ( )p i j=  
Fin para 
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Este paso en el algoritmo k-means standard tiene una 
complejidad de ( )O ndk . En este proceso cada punto 
tiene que calcular su distancia a todos los clusters. La 
estrategia seguida para la paralelización de este paso en 
GPU es lanzar una cantidad hilos igual a n  hilos 
organizados en /n tpb  bloques. 

Una de las modificaciones que incluye este trabajo es 
el uso de la desigualdad triangular propuesta en [9], con 
el fin de reducir el número de operaciones realizadas por 
cada punto. Acelerar el proceso de asignación de los 
puntos al cluster más cercano, por medio de la propiedad 
de la desigualdad triangular,  se basa en la idea de que 
algunos cálculos de distancias son redundantes. Por 
ejemplo, dado un punto xP  y dos clusters con centroides

iC  y jC , cuando asignamos el punto xP  en el algoritmo 
k-means estándar necesitamos calcular dos distancias 

x( , )id P C  y ( , )x jd P C . Sin embargo, podemos calcular 
primero la distancia ( , )x id P C , y si se cumple que

( , ) 2 ( , )i j x id C C d P C> ,_podemos_inferir_que
( , ) ( , )x j x id P C d P C>  sin calcular_ ( , )x jd P C .  
Consecuentemente, tenemos que calcular las distancias 

entre clusters antes de realizar este paso en cada 
iteración. Esto dará lugar a una matriz de distancias 
entre clusters, ICD , de tamaño kxk . Para acelerar los 
cálculos también se hará uso de una segunda matriz, 
RID, de tamaño kxk  donde cada fila es una permutación
1,2,...,k , representando una lista ordenada de los 
centroides más cercanos al centroide iC . Por ejemplo, 

2,3 5RID =  significa que el tercer cluster más cercano a 

2C es 5C . 
Mediante el uso de la desigualdad triangular la 

complejidad computacional de este paso pasaría a ser 
( )'O ndk  con 1 'k k≤ ≤ , donde 'k  indica la reducción en 

el número de cálculos realizados por cada punto.  
Por lo tanto, el paso de asignación de los puntos a los 

clusters se desarrollaría de la siguiente manera. 
Supongamos que en una iteración anterior el punto xP  
ha sido asignado al centroide i . Para encontrar el 
centroide más cercano en la iteración actual, el 
algoritmo iterará a través de los centroides, según la 
secuencia almacenada en la fila i-ésima de la matriz 
RID. Las iteraciones terminarán cuando algún 
centroide_ j _cumpla la condición de la desigualdad 
triangular. 

Inicialmente hemos seguido una estrategia de 
paralelización similar a la del código original consistente 
en lanzar una cantidad hilos igual a n  hilos organizados 
en /n tpb  bloques. 
 

C. Ordenación del conjunto de datos. 
 
En esta fase se lleva a cabo la ordenación de los puntos 

de cada cluster en su correspondiente segmento de datos. 
Para ello se tienen que realizar los siguientes pasos: 1) 
Contar los puntos pertenecientes a cada cluster, 2) 
Determinar los offsets del segmento de datos de cada 
cluster, mediante la aplicación de la suma de prefijos a 

los tamaños de los clusters, y 3) Cada bloque de hilos 
rellena su segmento de datos con los puntos asignados a 
su cluster correspondiente. 

La ordenación completa de los puntos es requerida 
cuando existen muchos puntos mal asignados a los 
clusters. Sin embargo, cuando el número de puntos mal 
asignados a los clusters baja, la ordenación completa de 
los puntos resulta ineficiente y una actualización de los 
puntos resultará más eficiente. La actualización de los 
puntos mal asignados se puede realizar en los siguientes 
pasos: 
 
1) Contar los puntos mal asignados a cada cluster. 
 

En este paso se cuentan  los puntos que están mal 
asignados a cada cluster. Esta cantidad se restará al 
tamaño del segmento de datos asociado al cluster. Esto 
es llevado a cabo mediante k bloques de tpb hilos cada 
uno. Cada bloque recorre su segmento de datos en 

/kS tpb iteraciones, donde kS es el tamaño del segmento 
de datos. En este paso se utiliza un proceso de reducción 
en memoria compartida, para sumar la cantidad de 
puntos mal asignados en cada iteración. 
 
2) Determinar los k offsets del buffer.  
 

Una vez que conocemos los nuevos tamaños de los 
segmentos de datos de los clusters, aplicamos un 
proceso de suma de prefijos para obtener los offsets de 
los segmentos de datos, que utilizaremos para llevar los 
datos mal asignados a un buffer temporal. 
 
3) Mover las asignaciones erróneas al buffer.  
 

En este paso se copian en el segmento del buffer en 
posiciones coalescentes, las asignaciones erróneas en el 
segmento de datos del cluster. Esto nos permite contar 
las nuevas asignaciones para cada cluster y modificar los 
nuevos offsets de los segmentos de datos para la 
siguiente iteración. Cada bloque de hilos recorre su 
segmento de datos y su segmento del buffer asociados 
con tpb hilos. Para copiar las asignaciones erróneas en 
posiciones coalescentes en el segmento del buffer, los 
índices de éstas se recogen en memoria compartida 
mediante un proceso de compactación. Las asignaciones 
erróneas de cada cluster se irán copiando en el buffer en 
las posiciones desde koffset hasta 1koffset tpb+ − . 

 
4) Recoger las nuevas asignaciones del buffer.  
 
Todos los bloques de hilos recorren el buffer desde el 
principio hasta el fin e incrementan los tamaños de los k 
segmentos de datos con el nuevo número de 
asignaciones encontradas para el cluster. De esta 
manera, obtenemos los nuevos tamaños de los 
segmentos de datos en el vector ordenado de la siguiente 
iteración. 
 
5) Actualizar los offsets de los segmentos de datos.  
 

Una vez conocidos los nuevos tamaños de los 
segmentos de datos para la siguiente iteración, 
aplicamos un proceso de suma de prefijos para obtener 
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los nuevos offsets de los segmentos de datos. Los 
nuevos offsets, pueden ocasionar que aparezcan nuevas 
asignaciones erróneas en algún segmento de datos de 
algún cluster. Esto es debido a que los nuevos offsets 
pueden solapar segmentos de datos pertenecientes a 
otros clusters. Para determinar la cantidad de datos que 
tienen que ser movidos a otro segmento, cada bloque de 
hilos tiene que recorrer de nuevo su segmento de datos 
asociado, contar los datos mal asignados y calcular los 
nuevos offsets del segmento del buffer. 

La suma P′ de los tamaños de los segmentos del buffer 
nos proporciona cuantos datos tienen que ser movidos 
en total. Si P′ es mayor que / 2n , quiere decir que en el 
siguiente paso se necesitarán más operaciones de lectura 
y escritura que en una ordenación completa del vector de 
datos. Por lo tanto si / 2P n′ >  la fase de actualización 
termina y se realiza una ordenación completa. De lo 
contrario, se pasa al siguiente paso.  
 
6) Mover las asignaciones erróneas al buffer.  
 

De nuevo, conociendo los nuevos offsets de los 
segmentos de datos, movemos las asignaciones erróneas 
al segmento del buffer. 
 
7) Recoger datos del buffer.  
 

En este paso, cada bloque de hilos realiza dos 
operaciones. Por un lado, recorre su segmento de datos 
para recoger los índices de los datos mal asignados al 
segmento y, por otro lado, recorre el buffer para recoger 
los índices de los datos asignados al cluster. Como 
último paso intercambia los datos mal asignados en su 
segmento de datos con los datos correctamente 
asignados al cluster, en el segmento del buffer. 
 

D. Calcular el Score. 
 

El score se calcula mediante la suma de todas las 
distancias de los puntos a sus centroides. La 
paralelización de este paso se lleva a cabo mediante k
bloques con tpb hilos. Cada bloque realiza un proceso de 
reducción en memoria compartida para el cálculo de su 
propio score. Los k  valores de score son devueltos a la 
CPU para realizar el proceso final de reducción y 
obtener el valor de score final. 

III. RESULTADOS 
El rendimiento obtenido con la implementación 

propuesta en este trabajo ha sido analizado con varios 
conjuntos de datos para observar el impacto de las 
distintas mejoras introducidas. Las pruebas se  han 
realizado en un sistema mutiprocesador compuesto por 4 
procesadores Intel® Core ™ 2 QuadQ6600 a 2.4 GHz, 
con una GPU Nvidia Tesla K20 y un sistema operativo 
Linux Ubuntu de 64 bits. El código GPU fue compilado 
y desarrollado con la versión de gcc 4.4.3 y la versión de 
CUDA 4.3. 
 

 
Fig. 2. Tiempo de ejecución por iteración de la asignación de puntos. 

Estos tiempos corresponde a los algoritmos k-means y kpsmeans, 
aplicando en ambos la propiedad de la desigualdad triangular y el 
uso de la matriz RID. 

 
Para la evaluación de las mejoras se han usado 

implementaciones de referencia del algoritmo básico (k-
means) y del algoritmo propuesto en [10] (kpsmeans), 
descargadas de [12], a las que se les ha añadido la 
desigualdad triangular y el uso de la matriz del clúster 
más cercano RID. 

En la figura 2 podemos comprobar que los tiempos de 
ejecución para el paso de asignación de puntos, en los 
algoritmos k-means y kpsmeans son similares, ya que las 
mejoras por los pasos de ordenación y actualización de 
los puntos por clusters que son introducidos en el 
algoritmo kpsmeans no están orientados a mejorar este 
paso. Sin embargo, los tiempos obtenidos para ambos 
algoritmos cuando se emplea la desigualdad triangular si 
mejoran considerablemente. Por una parte, la 
desigualdad triangular disminuye el tiempo en alrededor 
de un 55% para la asignación de puntos en el algoritmo 
k-means, obteniendo tiempos de ejecución cercanos a 
1.5 milisegundos por iteración. Esta diferencia es más 
acusada si hablamos del algoritmo kpsmeans. La 
desigualdad triangular ha reducido el tiempo en 
alrededor de un 80%, obteniendo tiempos de ejecución 
cercanos a 0.7 milisegundos por iteración. 

La desigualdad triangular reduce el número de 
operaciones a realizar en el paso de asignación de 
puntos. A medida que las iteraciones aumentan, los 
puntos tienden a estar mejor asignados,  por lo que la 
desigualdad triangular consume menos tiempo en 
asignarlos a su cluster más cercano. Las etapas de 
ordenación y actualización de los datos introducidas por 
el algoritmo kpsmeans aceleran la eficiencia de la 
desigualdad triangular. Esto es debido a que la 
ordenación y actualización de los datos hacen que la 
divergencia introducida por la desigualdad triangular se 
reduzca y que la carga de trabajo de los hilos en un 
mismo bloque sea balanceada. 
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En la tabla I se muestran los valores obtenidos para los 
valores de ocupación, divergencia e instrucciones 
lanzadas. Estos valores han sido obtenidos mediante la 
herramienta CUDA Visual Profiler proporcionada con 
CUDA 4.3. La ocupación mide la relación entre los 
warps activos por ciclo y el número de warps soportados 
por multiprocesador. Valores altos de ocupación indican 
un uso eficiente de los recursos hardware. La 
divergencia mide el número de patrones de ejecución 
distintos tomados por diferentes hilos dentro de un warp. 
En la tabla I se muestran los valores medios de 
ocupación, divergencia e instrucciones lanzadas en 
GPU. 
 

TABLA I 

VALORES DE OCUPACIÓN DIVERGENCIA Y NÚMERO DE INSTRUCCIONES 

LANZADAS EN GPU. 

 
Ocupación Divergencia Instrucciones 

Lanzadas 
kmeans 0.727 17,545 5,017,634 

kpsmeans 0.727 4,555 4,962,737 
kmeans+Desigualdad   

Triangular 0.669 21,313 2,311,378 

kpsmeans+Desigualda
d Triangular 0.696 2,880 1,291,617 

kmeans+Desigualdad 
Triangular+matriz 

RID 
0.611 3,365 1,042,248 

kpsmeans+Desigualda
dTriangular+matriz 

RID 
0.599 2,072 718,857 

 

 
Fig. 3. Valores medios del tiempo de ejecución para el paso de 

asignación de puntos, cuando incrementa el número de clusters. 
Estos tiempos corresponde a los algoritmos k-means y kpsmeans, 
aplicando en ambos la propiedad de la desigualdad triangular y el 
uso de la matriz RID. 

 
En la tabla I observamos que los valores de ocupación 

descienden para los dos algoritmos cuando se introducen 
las mejoras de la desigualdad triangular y el uso de la 
matriz RID. Esto es debido a que, tanto la desigualdad 
triangular como el uso de la matriz RID hacen que los 
hilos reduzcan su tiempo de computación haciendo que 
el número de warps activos por ciclo se reduzca. 
Además, podemos observar en la tabla I que el valor de 
divergencia para el algoritmo k-means cuando aplicamos 
desigualdad triangular ha aumentado debido a que los 

datos no están ordenados por clusters, por lo que los 
valores de divergencia aumentarán. Sin embargo, los 
valores de divergencia se reducen si se trata del 
algoritmo kpsmeans cuando aplicamos la desigualdad 
triangular. Este hecho es debido a que el algoritmo 
kpsmeans ordena los datos según su cluster.  

 

Fig. 4. Valores medios del tiempo de ejecución para el paso de 
asignación de puntos, cuando incrementa el número de 
dimensiones. Estos tiempos corresponde a los algoritmos k-means 
y kpsmeans, aplicando en ambos la propiedad de la desigualdad 
triangular y el uso de la matriz RID. 

 

 
Fig. 5. Tiempos totales de ejecución en GPU para N=32768, K= 20 y 

D = 2. Estos tiempos corresponden a los algoritmo k-means y 
kpsmeans con las correspondientes mejoras de desigualdad 
triangular y el uso de la matriz RID.  

 
De esta manera, los hilos dentro de un warp pueden 
trabajar con puntos pertenecientes al mismo cluster. Si 
todos los hilos dentro de un warp trabajan con puntos de 
un mismo cluster, entonces evitaremos patrones de 
ejecución distintos dentro de un warp. El uso de la 
matriz RID ha reducido de nuevo los valores de 
divergencia en ambos algoritmos. Esto se debe a que el 
uso de la matriz RID, como se ha comentado 
anteriormente, hace que los hilos terminen antes su 
computación y evita que tomen patrones de ejecución 
distintos. El número de instrucciones lanzadas también 
va disminuyendo como podemos observar en la tabla I. 
Este hecho pone de manifiesto la eficiencia introducida 
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por la desigualdad triangular, reduciendo el número de 
operaciones a realizar. 

La figura 3 muestra el impacto en el tiempo de 
ejecución para el paso de la asignación de puntos a los 
clusters, cuando el número de éstos aumenta. En esta 
figura podemos observar que las diferencias entre todos 
los tiempos crecen a medida que el número de clusters 
aumenta y el número de dimensiones es pequeño. Esta 
diferencia es más notable cuando se hace uso de la 
matriz RID. Esto es debido a la reducción del número de 
operaciones realizada por la desigualdad triangular y el 
uso de la matriz RID comentada anteriormente y puesta 
de manifiesto en los valores de la tabla I. 

En la figura 4 podemos observar el impacto en el 
tiempo de ejecución para el paso de la asignación de 
puntos a los clusters, cuando el número de dimensiones 
aumenta y el número de clusters es pequeño. En esta 
figura observamos que el uso de la matriz RID es 
indiferente e incluso ineficiente para ambos algoritmos. 
Esto es debido, a la gran cantidad de accesos a memoria 
global llevados a cabo tanto por la desigualdad 
triangular, como por el uso de la matriz RID.  Para evitar 
esta ineficiencia se hace necesario buscar un posible 
reuso de los datos en estos pasos, para poder hacer uso 
de la memoria compartida y obtener mejor eficiencia a 
medida que la dimensionalidad del problema aumenta. 

La figura 5 muestra los tiempos de ejecución totales en 
GPU, para los dos algoritmos con las correspondientes 
mejoras de la desigualdad triangular y el uso de la 
matriz RID. Estos tiempos son correspondientes a un 
conjunto de datos N = 32768, K = 20 y D = 2. En esta 
figura observamos que el tiempo total de ejecución ha 
incrementado en ambos algoritmos con el uso de la 
matriz RID. Aunque el uso de la matriz RID en todos los 
casos aumenta la eficiencia en el paso de la asignación 
de puntos a los clusters, la ordenación de esta matriz es 
un proceso que consume bastante tiempo e incrementa a 
medida que el número de clusters aumenta. Sin 
embargo, el tiempo total de ejecución desciende si 
solamente la desigualdad triangular es aplicada, ya que 
no hace uso de la matriz RID. 

IV. CONCLUSIONES 
Hemos modificado la versión GPU del algoritmo k-

means propuesta en [10] introduciendo la propiedad de 
la desigualdad triangular propuesta en [9]. Hemos 
demostrado como esta propiedad acelera el paso de la 
asignación de los puntos a los clusters, reduciendo el 
número de operaciones a realizar por cada punto. 

La etapa tanto de ordenación como de actualización de 
los puntos realizada en [10] ha propiciado  tener mejores 
resultados en la desigualdad triangular, debido a que se 
reduce la divergencia de los hilos y elimina la etapa de 
monitorización del número de operaciones por puntos 
introducida en [9]. 

Para la implementación de la propiedad de la 
desigualdad triangular se han empleado dos matrices 
denominadas ICD y RID. Por una parte en la matriz RID 
se tiene que aplicar un proceso de ordenación por filas el 
cual incrementa su tiempo de ejecución a medida que el 
número de clusters aumenta. Esto puede consumir la 
mayor parte del tiempo de ejecución en el paso de la 
asignación de puntos, e incluso penalizar el tiempo total 

del algoritmo. Por otra parte, el uso de la matriz RID 
resulta indiferente cuando la dimensionalidad del 
problema aumenta. 

En el tiempo total de ejecución habría que tener en 
cuenta un proceso de preprocesamiento de los conjuntos 
de datos. Los conjuntos de datos proporcionados para las 
diferentes pruebas ya han sido traspuestos y modificados 
para su lectura y almacenamiento eficiente en GPU. Esta 
situación no se da en la realidad por lo que, como 
trabajos futuros, se propone en primer lugar la inclusión 
de un paso de transposición de los datos en la GPU. En 
segundo lugar, se propone la realización de una 
implementación más eficiente de la ordenación de la 
matriz RID, cuyo tiempo de ejecución se vea débilmente 
afectado a medida que el número de clusters aumenta. 
Por último, se propone el estudio de una mejora en la 
implementación de la desigualdad triangular y el uso de 
la matriz RID, para hacer uso de la memoria compartida.  
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Simulación paralela de dinámicas
eco-evolutivas siguiendo un

modelo basado en individuos
G. Barrionuevo-Rosales1 , José Román Bilbao-Castro2 ,

Jordi Moya-Laraño3 y L.G. Casado4

Resumen— En este art́ıculo se define la paraleliza-
ción de un Individual-Based Model (IBM) que sinteti-
za las dinámicas eco-evolutivas de un ecosistema en el
que conviven varias especies que se alimentan unas de
otras (red trófica). La incorporación del paralelismo
es fundamental para obtener mejores resultados en es-
tos modelos, siendo necesaria la búsqueda de métodos
que proporcionen una mayor eficiencia sin modificar
los conceptos básicos del ecosistema. La implemen-
tación de este tipo de simulaciones proporciona una
herramienta útil que, combinada con los estudios de
campo, permite el análisis minucioso de las relacio-
nes entre la genética y las dinámicas de poblaciones
de seres vivos. En la versión final de este art́ıculo se
muestra el modelo utilizado en la paralelización y los
resultados sobre la escalabilidad del algoritmo.

Palabras clave—Modelo basado en Individuos, Para-
lelización, Eco-evolución, Genética, Individuo.

I. Introducción

LA evolución determina en gran medida los rasgos
que caracterizan a los seres vivos. Esta informa-

ción está incluida en su genética, que ha sido he-
redada generación tras generación sufriendo ciertas
modificaciones debidas al conocido proceso evoluti-
vo, sea este adaptativo o azaroso [1].

La ecoloǵıa, por su parte, estudia otro tipo de pro-
piedades que guardan más relación con el ecosistema
que con el propio individuo. Esta ciencia se centra
en la definición y descripción del ambiente, la obser-
vación y predicción de la cantidad y distribución de
los animales en el espacio, aśı como en cómo afecta a
estos elementos el comportamiento de los individuos
y las interacciones que ocurren entre ellos [2].

La ecoloǵıa evolutiva abarca la estrecha relación
entre ambas ciencias [1], y en particular, el re-
cientemente en auge estudio de las dinámicas eco-
evolutivas es aquel que tiene como fin documen-
tar cómo afectan las presiones de selección (factores
ecológicos) a los cambios en las frecuencias génicas
y cómo dichos cambios revierten rećıprocamente en
la dinámica ecológica de las poblaciones [3]. Sin em-
bargo, esta tarea se vuelve muy compleja a la hora
de llevar a cabo experimentos de campo, ya que pa-
ra obtener algún resultado es necesario observar un
número muy grande de individuos durante un inter-
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valo de tiempo muy amplio, aśı como medir demasia-
dos detalles que escapan a lo humanamente factible.

La experimentación que aqúı se expone hace uso de
un modelo basado en individuos (en adelante IBM:
Individual-Based Model). Un IBM [4] es un modelo
computacional que simula las acciones e interaccio-
nes de agentes autónomos, los cuales pueden estar
englobados dentro de distintas especies, con el obje-
tivo de evaluar los efectos generales que se producen
en el sistema.

Haciendo uso de las investigaciones realizadas y los
resultados obtenidos en bioloǵıa [5], se va a definir e
implementar un IBM que represente un ecosistema
real (el suelo de un bosque caducifolio) lo más fiel-
mente posible, donde convivan diferentes especies de
animales haciendo uso de los recursos basales (hon-
gos) disponibles. La implementación servirá para ob-
servar patrones en la eco-evolución animal de modo
que se puedan contrastar con las investigaciones de
campo.

En la sección II se explican los aspectos simulados
en la experimentación. En la sección III se descri-
be la versión secuencial del algoritmo, explicando los
diferentes pasos que la componen. En la sección IV
se muestran los resultados obtenidos en la ejecución
secuencial. En la sección V se presentan las estrate-
gias de paralelización de la versión secuencial. En la
sección VI se mostrarán los resultados sobre la es-
calabilidad de la versión paralela. Finalmente en la
sección VII se muestran las conclusiones y trabajos
futuros.

II. Aspectos simulados en la
experimentación

En la simulación existen una serie de conceptos
que es necesario describir para entender la compleji-
dad del problema. En esta sección se van a exponer
y son los siguientes: creación de la genética y rasgos
de los seres, desarrollo de los recursos basales, movi-
miento e interacciones entre individuos, gestión del
metabolismo y reproducción.

A. Genética y rasgos

Dentro de este IBM los agentes se dividen en dos
especies: los depredadores y las presas. Ambos com-
parten los mismos rasgos pero con diferentes valores
y ĺımites, y un comportamiento distinto. Cada in-
dividuo, independientemente de la especie a la que
pertenezca, está compuesto por trece rasgos que son
definidos a partir de trece pares de cromosomas.
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Cada cromosoma está compuesto por veinte ale-
los que, sumados junto a los de su cromosoma par
correspondiente, generan el valor inicial asociado al
rasgo que se esté considerando. Sin embargo, los ras-
gos pueden estar correlacionados entre śı en mayor
o menor medida, positiva o negativamente, con lo
cual existe una dependencia directa entre ellos. Los
trece rasgos caracteŕısticos de cada individuo son:
tanque-de-enerǵıa, crecimiento, fenoloǵıa, tamaño,
asimilación, voracidad, velocidad, área-de-búsqueda,
ratio-de-metabolismo, voracidad-en-Q10, velocidad-
en-Q10 y área-de-búsqueda-en-Q10. Los tres rasgos
en Q10 determinan el cambio que sufren cada uno de
ellos al variar la temperatura del entorno 10 oC.

Además, cada ser vivo almacena una serie de va-
riables de estado que deben ser actualizadas cada d́ıa
a medida que se producen las interacciones con el en-
torno y con otros individuos.

B. Recursos basales

Por simplicidad, el espacio en el que se desarrolla
este ecosistema está representado en una sola dimen-
sión. Dicho espacio está dividido en celdas contiguas,
y se distribuye de forma que la celda inicial se conec-
ta con la final, formando un anillo.

En cada una de las celdas existe una cantidad de-
terminada de recursos basales. Esta propiedad es in-
herente a las celdas y su comportamiento simula el
crecimiento de una variedad de hongos del suelo. Al
comienzo de la simulación su cantidad es inicializada
en cada celda, siguiendo un patrón establecido. Los
hongos crecen cada d́ıa dependiendo de la capacidad
total de la celda y de la cantidad actual de hongo [6].

Estos recursos basales son consumidos por una de
las dos especies: las presas. Esto provoca que la can-
tidad de hongo vaŕıe cada d́ıa pudiendo ocurrir que
llegue a extinguirse dentro de la celda e incluso en
todo el espacio. Para evitar este último suceso, se ha
establecido un umbral a partir del cual las esporas
se propagan hacia la celda colindante que contenga
menor cantidad de recursos basales.

C. Movimiento e interacciones

El movimiento y las interacciones de unos seres
vivos con otros es la parte más compleja del mode-
lo. Para simplificar, se ha establecido que en cada
celda pueden estar situados en el mismo momento
cualquier número de individuos de cualquier especie.
Estos individuos se mueven por las celdas caminando
un número de pasos que depende del rasgo área-de-
búsqueda. Cada individuo solo tiene percepción de la
celda actual y las dos colindantes. En caso de no en-
contrar alimento en estas celdas (ya sean hongos u
otros individuos para cazar), el individuo puede reali-
zar un salto aleatorio cuya longitud máxima está de-
finida por el valor de área-de-búsqueda. Este proce-
dimiento es común para todos los seres vivos. Sin
embargo, cada especie se mueve atendiendo a una
serie de variables diferentes:

Presas: Se mueven por el espacio buscando las cel-
das que contienen más hongos. En la presencia

de depredadores la decisión no es tan básica, ya
que también se considera disminuir el riesgo de
depredación.

Depredadores: Caminan hacia las celdas que con-
tienen un mayor número de presas. También
consideran el número de depredadores existentes
en una celda, ya que pueden cazar y ser caza-
dos por otros individuos de su misma especie. Al
igual que las presas, pueden quedar expuestos a
los demás depredadores en cada movimiento.

Los encuentros entre depredador y presa (o bien
depredador y depredador) tienen lugar cuando am-
bos se encuentran en la misma celda y cuando se ac-
tive una variable aleatoria que depende del tamaño
y la voracidad de ambos seres vivos: el cazador y el
cazado. Si el encuentro se produce, entonces la v́ıcti-
ma tendrá la oportunidad de escapar, dependiendo
de su voracidad, tamaño, y velocidad. Durante el pro-
ceso se actualizan las variables de estado que alma-
cenan el número de encuentros por d́ıa y los globales.
De esta forma se lleva un registro minucioso de las
interacciones entre todos los individuos.

Por último, según se ha documentado en animales
cańıbales [7], si la v́ıctima es de la especie depreda-
dora y escapa satisfactoriamente, puede llevar a cabo
un contraataque si se siente segura, es decir, solamen-
te contraataca cuando es atacada por un depredador
externo que invade su territorio.

D. Metabolismo

Las dos especies de seres vivos presentes en la
simulación deben metabolizar el alimento ingerido,
convirtiendo éste en tanque-de-enerǵıa y, llegado a
un determinado umbral, este tanque-de-enerǵıa se
utiliza para mudar y crecer en tamaño. Una vez al-
canzado un determinado número de mudas y recursos
(comida), el individuo está listo para reproducirse, y
buscará para ello algún individuo con el que aparear-
se ese mismo d́ıa.

Sin embargo el metabolismo va más allá, pues no
sólo hay que considerar el crecimiento sino también el
gasto del tanque-de-enerǵıa. Este gasto se debe a tres
razones principalmente: el mantenimiento propio del
individuo (metabolismo basal), la distancia que haya
recorrido durante el d́ıa y el número de encuentros
con depredadores que haya sufrido. Si el balance del
gasto acumulado a lo largo de los d́ıas produce que
el tanque-de-enerǵıa alcance un mı́nimo cŕıtico, el
animal morirá por falta de sustento.

E. Reproducción

En la simulación hay que tener en cuenta la repro-
ducción como un suceso que hará escalar enorme-
mente la cantidad de información y de procesamien-
to requeridos. Como ya hemos dicho antes, todos los
individuos que alcanzan un determinado estado pa-
san a estar preparados para reproducirse. Además,
si consiguen reproducirse varias veces perecerán por
causa de senescencia reproductiva (envejecimiento
por el coste de la reproducción).
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El proceso de la reproducción incluye la mezcla de
genes mediante el proceso de la meiosis y la recom-
binación. De esta forma, la evolución de la genética
en los individuos es estudiada a lo largo de la simu-
lación con el fin de entender aspectos relevantes y
novedosos desde el punto de vista eco-evolutivo.

Cuando un individuo está listo para reproducirse,
simplemente busca aleatoriamente otro compañero
que también lo esté. Dado que los individuos son
hermafroditas rećıprocos (tienen los dos sexos), el
proceso se realiza dos veces intercambiando el orden
de los actores, para conservar aśı las distintas combi-
naciones del material genético. Este proceso genera
nueva descendencia que en algunas ocasiones puede
superar la decena de nuevos individuos en cada even-
to reproductivo.

III. Descripción del proceso secuencial

Hasta este punto nos hemos centrado en explicar
los conceptos que se utilizan en cada etapa. Estos
conceptos se han explicado en un orden lógico para
facilitar la comprensión del proceso. El Algoritmo 1
muestra el pseudocódigo secuencial.

Algoritmo 1 IBM secuencial

1. Inicializar celdas También los hongos

2. Inicializar animales Genes y primera generación

for dia = 0 to DIAS
3. Activar animales Nacen si están preparados

4. Crecer hongos En todas las celdas

5. Propagar hongos Si hay exceso

6. Tunear rasgos Depende de los encuentros

7. if depredadores = true
8. Mover presas con depredadores
9. else
10. Mover presas sin depredadores
11. Alimentar presas Comen hongos

12. Metabolizar y crecer presas Depende del

alimento y la distancia

13. if depredadores = true
14. Morir depredadores por ambiente Ayuda a

la estabilidad

15. Mover depredadores
16. Asimilar alimento depredadores
17. Metabolizar y crecer depredadoresDepende

del alimento y la distancia

18. Reproducir animales Ambos presas y

depredadores preparados

Como podemos ver en los pasos 1 y 2 del algorit-
mo, en primer lugar se crea el mundo inicializando
las celdas y los animales. Este proceso establece una
cantidad de hongo para cada celda y genera los cro-
mosomas para cada individuo, analizándolos y extra-
yendo de ellos los rasgos caracteŕısticos, y colocando
cada ser vivo en una celda aleatoriamente.

La simulación entonces comienza desde el d́ıa 0
hasta el número de d́ıas máximo indicado, repitien-
do los pasos desde el 3 al 18. Cada d́ıa empieza acti-
vando los individuos que están preparados para na-
cer, en el paso 3. Entonces se ejecuta el algoritmo de

crecimiento y propagación del hongo (pasos 4 y 5,
respectivamente).

Antes de realizar el movimiento, en el paso 6 se mo-
difican algunos rasgos de cada individuo basándose
en los encuentros que ha podido sufrir en el d́ıa ante-
rior. En los pasos 8 y 10 las presas caminarán hacia
las celdas más convenientes, considerando depreda-
dores, si éstos existen en la simulación, y quedando
expuestos a ser devorados por ellos en su caso.

Las presas concluyen entonces su actividad ali-
mentándose en el paso 11 y activando su metabo-
lismo en el paso 12. Aún no se reproducirán pues
pueden ser devorados por los depredadores en los si-
guientes pasos.

Los depredadores pueden morir aleatoriamente
por causa del ambiente en el paso 14. Esta carac-
teŕıstica se incluye para ayudar a la estabilidad del
sistema. Si sobreviven, se mueven y cazan en el paso
12 asimilando el alimento ingerido en el paso 15. Su
metabolismo se activa en el paso 17.

Por último los individuos preparados de ambas
especies se reproducen buscando aleatoriamente un
compañero. Este proceso se realiza al final, en el paso
18, para asegurar que los individuos implicados son
sólo aquellos que han sobrevivido al d́ıa actual.

IV. Resultados del proceso secuencial

Se ha llevado a cabo la ejecución de varias simula-
ciones con el objetivo de medir la eficiencia del algo-
ritmo secuencial para distintos parámetros. El expe-
rimento se ha realizado sobre un procesador Intel(R)
Core(TM) i7 860 con 2.80GHz y 8GB de memoria
RAM.

En la tabla 1 se puede ver el tiempo de ejecución
obtenido para diferentes configuraciones, donde P in-
dica el número de presas iniciales, D es el número de
depredadores y C es el número de celdas del mundo.
Las tiempos de ejecución se representan en segundos
y aparecen en las columnas T100, T200 y T300 que co-
rresponden a la simulación de 100, 200 y 300 d́ıas,
respectivamente.

TABLA I

Resultados del proceso secuencial. Tiempos de

ejecución según los parámetros indicados.

P D C T100 T200 T300

500 50 100 9.013 32.966 61.904
1000 100 200 19.965 64.372 142.745
2000 200 400 37.134 121.607 228.322
4000 400 800 70.756 260.857 515.189

Los resultados obtenidos indican que la compleji-
dad del sistema crece linealmente al incrementar el
número de individuos y el espacio de la simulación.
Este es un gran inconveniente para obtener resulta-
dos interesantes desde el punto de vista ecológico,
ya que para ello se necesitará aumentar los valores
de los parámetros iniciales. Además, la existencia de
otros parámetros configurables hace que el número
de simulaciones a realizar pueda ser muy elevado.
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V. Propuesta de paralelización

Los resultados de la sección III muestran que es-
te IBM presenta una complejidad computacional que
se incrementa con el número de especies, el tamaño
de la escena y el número de d́ıas de la simulación.
Con la paralelización del código secuencial se preten-
de abordar problemas más reales donde los valores de
los parámetros son más elevados que los usados en la
versión secuencial. Por ejemplo, la selección natural
puede actuar de manera débil y sobre una propor-
ción minoritaria de los individuos, con lo que sólo el
seguimiento de miles de individuos durante decenas
o centenares de generaciones puede permitir vislum-
brar los efectos evolutivos.

Primero identificaremos las limitaciones del para-
lelismo que aparecen en la versión secuencial y des-
pués propondremos una versión paralela del mismo.

A. Limitaciones del paralelismo en la versión se-
cuencial

En todo IBM existen puntos de sincronización que
limitan el paralelismo [8]. En este caso se debe ac-
tualizar toda la información referente al mismo d́ıa
y todo el espacio antes de continuar con el d́ıa si-
guiente. Además, debe de finalizar cada etapa antes
de continuar con la siguiente:

Finalizar el crecimiento de los recursos basales,
antes de comenzar con el movimiento y las in-
teracciones.
Finalizar todas las interacciones antes de calcu-
lar el metabolismo de los individuos, ya que éste
depende del número de encuentros que ha expe-
rimentado el sujeto.
Es necesario terminar la etapa anterior antes de
realizar la reproducción, para saber cuántos se-
res vivos están preparados para llevarla a cabo.

B. Algoritmo paralelo propuesto

La propuesta para paralelizar este IBM se basa en
una implementación h́ıbrida que incluye el uso de hi-
los y paso de mensajes [9] [10]. El algoritmo se centra
en una descomposición de datos basada en el área de
simulación, que divide el espacio en varias zonas y las
asigna a diferentes unidades de procesamiento [11].
Dentro de cada zona se opera mediante hilos, y las
zonas se comunican entre śı mediante paso de mensa-
jes. Sin embargo, debido a la naturaleza del proble-
ma, es necesario elegir cuidadosamente cómo separar
estas zonas, de forma que se produzcan las menores
inconsistencias en las fronteras de las sub-áreas selec-
cionadas. Estas fronteras se comunican con las de los
demás procesos mediante el uso de paso de mensajes,
ya que éste método permite una mayor escalabilidad
en el número de procesadores a usar.

VI. Resultados del proceso paralelo

El proceso paralelo que hemos descrito anterior-
mente está enfocado a obtener mejores tiempos en
las ejecuciones. En este punto aún no se dispone de
una versión final paralela, pero se está en fase de

desarrollo y se mostrarán los resultados en la versión
definitiva del art́ıculo.

VII. Conclusiones y trabajo futuro

El algoritmo secuencial que se ha planteado en este
art́ıculo muestra la complejidad de este tipo de simu-
laciones, donde se pretende encontrar los parámetros
responsables de mantener el equilibrio del ecosistema
simulado. Se puede concluir que la versión paraleliza-
da reducirá el tiempo de cómputo de la solución, per-
mitiendo realizar experimentos de IBMs más comple-
jos y que tendrán un alto alcance en ecoloǵıa tanto
a medio como largo plazo, contribuyendo al avance
del desarrollo teórico de esta ciencia.

Como trabajo futuro se propone estudiar nuevos
métodos de balanceo de carga que puedan aportar
un mayor beneficio [12] [13]. Se pretende incluir una
mayor funcionalidad al modelo gracias al paralelis-
mo: en un ecosistema real toda la dinámica e inter-
acciones se realizan en paralelo. Además, se propone
aprovechar las caracteŕısticas de la computación so-
bre GPUs [14] y las arquitecturas heterogéneas para
intentar obtener el mayor beneficio de las tecnoloǵıas
disponibles en la actualidad.

Desde el punto de vista eco-evolutivo o funcional,
se propone implementar espacios más realistas ya sea
en dos o tres dimensiones, incorporar la humedad
del ambiente e incluso analizar el comportamiento de
las poblaciones en entornos fijados. Para ello puede
ser útil la implementación de interfaces gráficas que
ayuden al usuario y la incorporación de herramientas
estad́ısticas para facilitar el estudio.
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Resumen—El objetivo principal de la programación 

híbrida es aprovechar la jerarquía de memoria que las 

arquitecturas cluster de multicore proveen. En este 

sentido, partiendo de un mismo caso de estudio 

(multiplicación de matrices), este trabajo se enfoca en la 

comparación de dos soluciones híbridas (donde se combina 

pasaje de mensajes y memoria compartida) que utilizan 

diferentes estrategias de paralelización. Las mismas 

utilizan de distinta manera la jerarquía de memoria 

presente en la arquitectura de experimentación (cluster de 

multicore), en particular haciendo un uso diferente del 

nivel L1 de cache. En función de los tiempos de ejecución 

obtenidos y utilizando contadores de hardware se busca 

verificar que el factores de mayor incidencia sobre el 

tiempo de ejecución es la optimización del acceso a cache 

L1. 

Palabras clave— arquitecturas paralelas, programación 

híbrida, cluster, multicore, pasaje de mensajes, memoria 

compartida, perf, contadores de hardware. 

I. INTRODUCCIÓN 

ENTRO de los últimos grandes avances en las 

arquitecturas paralelas se encuentran los clusters 

de multicore [1]. Los mismos consisten en un conjunto 

de procesadores de múltiples núcleos interconectados 

mediante una red, en la que trabajan cooperativamente 

como un único recurso de cómputo. El esquema es el de 

un cluster tradicional pero donde cada nodo posee al 

menos un procesador multicore en lugar de un 

monoprocesador, tal como muestra la Figura 1. Esto 

permite combinar las características más distintivas de 

ambas arquitecturas (memoria distribuida y compartida), 

dando origen a los sistemas híbridos [2]. 

 
Fig. 1. Cluster de multicore. 

 

Al diseñar un algoritmo paralelo es muy importante 

considerar la jerarquía de memoria con la que se cuenta, 
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ya que es uno de los factores que incidirá directamente 

en la performance alcanzable del mismo. Los clusters de 

multicore introducen un nivel más en la jerarquía de 

memoria si se lo compara con los multicore: la memoria 

distribuida accesible vía red que permite la 

interconexión de los diferentes procesadores que 

conforman el cluster. Si se enumera la jerarquía de 

memoria, la misma queda conformada de la siguiente 

manera: niveles de registros y caché L1 propio de cada 

núcleo, cache compartida de a pares de núcleos (L2), 

memoria compartida entre los cores de un procesador 

multicore y finalmente memoria distribuida vía red [3]. 

Esta jerarquía puede ampliarse según los modelos de 

procesadores utilizados. Actualmente es frecuente 

encontrar multicore que utilizan un tercer nivel de cache 

(L3) [4]. 

Este artículo es una evolución de trabajos previos, en 

los que se utilizó como caso de estudio la multiplicación 

de matrices comparando en primera instancia la 

programación híbrida con la de pasaje de mensajes 

utilizando para ello diferentes estrategias de 

implementación [5][6][7][8][9]. Dados los resultados 

obtenidos, la investigación se enfocó en la comparación 

de soluciones híbridas que aprovechan de manera 

diferente la jerarquía de memoria disponible en la 

arquitectura utilizada en la experimentación (cluster de 

multicore).  

El artículo está organizado de la siguiente manera: en 

la Sección II se detallan los objetivos y aportes del 

trabajo, mientras que la Sección III describe los 

fundamentos teóricos de la jerarquía de memoria y las 

características de la programación híbrida. En la sección 

IV se presenta la librería perf, utilizada para acceder a la 

información que almacenan los contadores de hardware 

mientras que en la Sección V se detalla el caso de 

estudio y las soluciones implementadas. La arquitectura 

utilizada y  los resultados se muestran en la Sección VI. 

Por último, en la Sección VII se exponen las 

conclusiones y líneas de investigación futuras. 

II. OBJETIVOS Y APORTES DEL TRABAJO 

Como ya se mencionó, este trabajo es un avance de 

una investigación previa [9] en la que se compararon dos 

soluciones híbridas donde una de ellas aprovecha la 

localidad espacial y temporal de la cache L1 mientras 

que la otra no. En función de los tiempos de ejecución y 

la eficiencia obtenida, pudimos comprobar que la 

solución híbrida que aprovecha la jerarquía de memoria 

arroja mejores resultados que la solución que no lo hace. 

En este trabajo se busca corroborar empíricamente esa 

conclusión desde otro punto de vista. Para ello se 

emplearon contadores de hardware que aportan 

información acerca de los eventos relacionados a la 

utilización de la memoria cache. 

D 

Análisis del impacto de la jerarquía de 

memoria en clusters de multicores utilizando 
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III. JERARQUÍA DE MEMORIA Y PROGRAMACIÓN 

HÍBRIDA 

La performance de la jerarquía de memoria está 

determinada por dos parámetros de hardware: latencia 

(tiempo entre que un dato es requerido y está disponible) 

y ancho de banda: velocidad con la que los datos son 

enviados de la memoria al procesador. Tal como muestra 

la Figura 2, a medida que aumenta la capacidad se 

decrementa la velocidad pero asimismo disminuye el 

costo por bit. 

 

Fig. 2. Jerarquía de memoria tradicional 

 

A continuación se describen los conceptos de localidad 

espacial y temporal de la cache. Luego se describe la 

programación híbrida como método de aprovechamiento 

de la arquitectura. 

A. Localidad temporal y espacial de la cache 

El concepto de localidad temporal hace referencia a 

que la cache mantiene los datos recientemente 

accedidos. Es decir que si se aprovecha el acceso a los 

datos teniendo en cuenta este factor, la latencia en el 

acceso a los mismos disminuirá.  

Por otro lado, el concepto de localidad espacial hace 

referencia a que cada vez que un dato es llevado a cache, 

se obtiene una línea de la misma; de esta forma, si se 

accede a datos contiguos, también se disminuye la 

latencia en el acceso a los datos (en una sola lectura a 

memoria, los datos contiguos estarán ya en memoria 

cache) [10]. 

B. Programación híbrida 

La programación híbrida combina la memoria 

compartida con el pasaje de mensajes [2][10], 

aprovechando las características propias de cada modelo 

de programación paralela. La comunicación entre 

procesos que pertenecen al mismo procesador físico 

puede realizarse utilizando memoria compartida (nivel 

micro), mientras que la comunicación entre 

procesadores físicos (nivel macro) se suele realizar por 

medio de pasaje de mensajes (memoria distribuida). 

En el primer caso, los datos accedidos por la 

aplicación se encuentran en una memoria global 

accesible por los procesadores paralelos. Esto significa 

que cada procesador puede buscar y almacenar datos de 

cualquier posición de memoria independientemente uno 

de otro. Se caracteriza por la necesidad de la 

sincronización para preservar la integridad de las 

estructuras de datos compartidas. 

En el pasaje de mensajes, los datos son vistos como 

asociados a un proceso particular. De esta manera, se 

necesita de la comunicación por mensajes entre ellos 

para acceder a un dato remoto. En este modelo, las 

primitivas de envío y recepción son las encargadas de 

manejar la sincronización. 

El objetivo de utilizar el modelo híbrido es aprovechar 

y aplicar las potencialidades de cada una de las 

estrategias que el mismo brinda, de acuerdo a la 

necesidad de la aplicación. Esta es un área de 

investigación de interés actual, y entre los lenguajes que 

se utilizan para programación híbrida aparecen OpenMP 

[11] para memoria compartida y MPI [12] para pasaje de 

mensajes. 

IV. PROFILING Y CONTADORES DE HARDWARE 

El profiling es una técnica que se utiliza para obtener 

información acumulada de diferentes eventos que el 

hardware es capaz de contabilizar. Entre los eventos 

posibles podemos enumerar los relacionados a la CPU 

(número  de ciclos, cantidad de instrucciones, etc.); 

eventos relacionados a la cache (cache misses, cache 

loads, cache stores, etc.); y eventos relacionados a la 

Translation Lookaside Buffer o TLB, entre otros. 

Hay diferentes herramientas que permiten realizar 

profiling. La que se utiliza en este trabajo es perf [13], 

que se detalla a continuación. 

A. Perf 

Perf (performance counter subsystem para sistemas 

LINUX), es una librería dedicada a realizar profiling en 

función de los contadores de hardware disponibles en la 

arquitectura. 

Los contadores de hardware son registros del 

procesador que cuentan eventos de hardware, como por 

ejemplo cantidad de instrucciones ejecutadas y cache-

misses. 

Una de las principales ventajas que ofrece perf frente a 

otras librerías dedicadas al profiling es que no se debe 

instrumentar, de manera que no es necesario modificar el 

código de nuestra aplicación para obtener la información 

que buscamos. Incluso en aplicaciones donde solo 

contamos con el binario de la misma, podremos acceder 

a la información buscada sin necesidad de tener el 

código fuente. 

Sin embargo, perf posee una limitación importante, 

dado que no es una herramienta diseñada para 

aplicaciones distribuidas. De esta manera, pensando en 

un cluster de multicore, la librería solo toma en cuenta 

los contadores de hardware del procesador donde se 

lanza la ejecución. En este trabajo, en el que se utiliza la 

multiplicación de matrices cuadradas, esto no representa 

una limitación a la hora de contabilizar los eventos 

porque al ser una aplicación regular, ejecutándose en una 

arquitectura homogénea con balance de carga, todos los 

procesadores deben tener, aproximadamente, la misma 

información.  

Para poder utilizar perf, será necesario indicar en la 

línea de comandos junto al ejecutable de la aplicación la 

lista de eventos que se quieren monitorizar, de la 

siguiente manera: 
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perf stat -e lista de eventos separados por comas 

nombreDelBinario [parámetros (dependiendo de la 

aplicación)] 

Hay diferentes opciones en cuanto a los eventos, 

pueden utilizarse directamente los nombres de los que 

ya están definidos en perf o los que el fabricante del 

hardware utiliza para eventos específicos de cada 

arquitectura. Además, por ejemplo, los eventos pueden 

medirse a nivel de usuario, a nivel de kernel, etc… [13]. 

V. CASO DE ESTUDIO Y SOLUCIONES 

IMPLEMENTADAS 

Dadas dos matrices A de m x p y B de p x n elementos, 

la multiplicación de ambas matrices consiste en obtener 

la matriz C de m x n elementos (C = A x B), donde cada 

elemento se calcula por medio de la ecuación que se 

muestra a continuación: 

 

jk

p

k

kiji BAC ,

1

,, 


 

 

Los estudios experimentales se realizaron, por un lado, 

implementando el algoritmo de multiplicación de 

matrices en su versión secuencial. Para las soluciones 

paralelas, se implementaron dos variantes. En una de 

ellas los resultados (matriz C) se calculan por bloques, 

mientras que en el segundo algoritmo paralelo, el 

cálculo de la matriz C se realiza subdividiendo las 

matrices A y B en bloques para ser procesados. En 

ambas soluciones se utilizó el modelo de programación 

híbrida. 

Tanto la solución secuencial como las paralelas fueron 

desarrolladas utilizando el lenguaje C. Las soluciones 

paralelas utilizan para el pasaje de mensajes la librería 

OpenMPI [12], mientras que para memoria compartida 

emplean OpenMP [11]. 

A continuación se describen brevemente las soluciones 

implementadas y presentadas en [9]. En todos los casos 

la multiplicación se realiza almacenando las matrices A 

y C por filas y la B por columnas de manera de poder 

aprovechar la localidad espacial y temporal de la 

memoria cache en el acceso a los datos. 

A. Solución secuencial 

Se resuelve secuencialmente el valor de cada posición 

de la matriz C según la Ecuación 1. La diferencia con la 

solución secuencial tradicional se basa en que la matriz 

A es subdividida en filas y la B en columnas de bloques 

pequeños para aprovechar la localidad de la cache L1.  

B. Solución híbrida (I) 

El algoritmo utiliza una interacción de tipo 

master/worker, donde el master trabaja tanto de 

coordinador como de worker. El mismo divide la matriz 

C en bloques a procesar y posteriormente genera fases 

de procesamiento. Dado que todos los procesadores 

tienen la misma potencia de cómputo y que todos los 

bloques a procesar son del mismo tamaño, todos 

procesarán (aproximadamente) a la misma velocidad. De 

esta manera, en cada fase de procesamiento, el master 

reparte las filas de la matriz A y las columnas de la 

matriz B según el bloque correspondiente a cada worker, 

incluyendo un bloque para él. Procesa su bloque y luego 

recibe de todos los demás los resultados para poder así 

pasar a la siguiente fase de procesamiento. La cantidad 

de fases se calcula de la siguiente manera: si b es la 

cantidad de bloques que se deben procesar y w la 

cantidad de workers (incluyendo al master que funciona 

como worker también),  la cantidad de fases es b/w. En 

esta solución existe un proceso por hoja (compuesta por 

dos procesadores quadcore) que internamente genera 8 

hilos para hacer su procesamiento.  

Es importante tomar en cuenta que cada proceso 

necesita almacenar las filas de la matriz A que va a 

procesar, las columnas de la matriz B  y el bloque de la 

matriz C que genera como resultado. 

C. Solución híbrida (II) 

Al igual que en la solución anterior, el algoritmo 

utiliza una interacción de tipo master/worker, donde el 

master trabaja tanto de coordinador como de worker. El 

mismo, divide la matriz A en filas de bloques y la B en 

columnas de bloques. Dado que todos los procesadores 

tienen la misma potencia de cómputo y que todos los 

bloques a procesar son del mismo tamaño, todos 

procesarán (aproximadamente) a la misma velocidad. De 

esta manera, el master reparte las filas de bloques de la 

matriz A (según el subconjunto de filas de C que debe 

calcular cada uno) y todos los bloques de la B a cada 

worker, incluyéndose a sí mismo. Procesa sus filas de 

bloques de C y luego recibe de todos los demás los 

resultados. Es importante tener en cuenta que cada 

proceso necesita almacenar las filas de bloques de la 

matriz A que va a procesar, todas las columnas de 

bloques de la matriz B  y las filas de la matriz C que 

genera como resultado. 

Una vez que reparte los datos a los workers, se 

generan los hilos correspondientes para procesar por 

cada fila de bloques todas las columnas de bloques que 

la misma posee. Los demás procesos worker actúan de 

la misma manera recibiendo datos y enviando sus 

resultados al master. 

VI. RESULTADOS OBTENIDOS 

El hardware utilizado en la experimentación es un 

Blade de 16 servidores (hojas). Cada hoja posee 2 

procesadores quad core Intel Xeón e5405 de 2.0 GHz y  

10GB de memoria RAM. En todos los casos las 

características de la misma son las siguientes: memoria 

RAM compartida entre ambos procesadores; cache L2 

de 2 X 6Mb compartida entre cada par de cores por 

procesador. El sistema operativo utilizado es Debian 6 

de 64 bits [14][15]. 

Para poder comprobar que las diferencias de tiempos 

obtenidos por las soluciones implementadas están 

relacionadas particularmente al aprovechamiento de la 

cache L1 es que se han realizado pruebas experimentales 

en las cuales mediante la librería perf se accedió a la 

información almacenada en los contadores de hardware. 

La librería provee acceso a diferentes contadores 

relacionados a la cache, tales como cache-misses, L1-

dcache-loads, L1-dcache-load-misses, LLC-loads, entre 

otros.  Debe tenerse en cuenta que los resultados 

obtenidos, como ya se mencionó anteriormente, 

corresponden al procesador donde se lanzó la ejecución 

de la aplicación. 
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Dadas las características de la aplicación, en la que la 

mayor parte del tiempo se acceden a datos de la cache 

que no son modificados (datos de las matrices A y B), 

los contadores de hardware más relevantes son cache-

misses (cantidad de accesos a memoria que no pudieron 

ser servidos por ninguno de los niveles de cache) y L1-

dcache-load-misses (cantidad de veces que se intentó 

leer un dato de cache L1 y este no se encontraba en la 

misma). 

En la Tabla I y II se muestran los resultados obtenidos 

utilizando 16 núcleos de procesamiento, mientras que en 

la Tabla III y IV los obtenidos con 32 núcleos. En ambos 

casos los datos que se detallan son: tamaño de la matriz 

(n x n), tamaño del bloque de datos utilizado, tiempo de 

ejecución y valores arrojados por los dos contadores de 

hardware. El porcentaje de diferencia entre ambas 

soluciones ((Max-Min)/Min)*100 se muestra en la 

Figura 3 mientras que el porcentaje de diferencia 

obtenidas por ambos contadores, calculados de la misma 

manera que en el caso anterior para 16 y 32 núcleos se 

muestra en la Tabla V. 
TABLA I 

SOLUCIÓN HÍBRIDA (I) 16 NÚCLEOS. 

Tam. Tam 

Bloq

ue 

H(I) 

Tiem

po 

ejecu

ción 

H(I) 

Cache-

misses H(I) 

L1-dcache-

load-misses 

H(I) 

 

1024 512 0,16 90833 39215937 

 

2048 1024 1,59 7007919 1144669820 

 

4096 2048 14,54 52331548 11710962997 

 

8192 1024 107,4 353382411 150944601494 

 

16384 1024 999,8 3319932856 1235070343976 

 
TABLA II 

SOLUCIÓN HÍBRIDA (II) 16 NÚCLEOS. 

Tam. Tam 

Bloq

ue 

H(II) 

Tiempo 

ejecució

n 

H(II) 

Cache-

misses 

H(II) 

L1-dcache-

load-misses 

H(II) 

 

1024 

 

64 0,20 111712 2780171 

 

2048 

 

64 1,24 622774 12055241 

 

4096 

 

64 8,58 2107495 84902512 

 

8192 

 

64 63,35 9620608 1422336083 

 

16384 

 

64 486,53 75615320 5153111864 

 
 

 

 

 

 

TABLA III 

SOLUCIÓN HÍBRIDA (I) 32 NÚCLEOS. 

Tam. Tam 

Bloq

ue 

H(I) 

Tiempo 

ejecuci

ón 

H(I) 

Cache-misses 

H(I) 

L1-dcache-

load-misses 

H(I) 

 

1024 512 0,17 204275 9676612 

 

2048 1024 1,13 5363830 571470855 

 

4096 2048 8,93 35368586 6018801855 

 

8192 1024 61,20 247342621 76685071654 

 

16384 1024 544,72 1984860405 625413462057 

 
TABLA IV 

SOLUCIÓN HÍBRIDA (II) 32 NÚCLEOS. 

Tam. Tam 

Bloq

ue 

H(II) 

Tiempo 

ejecución 

H(II) 

Cache-

misses 

H(II) 

L1-dcache-

load-misses 

H(II) 

 

1024 

 

64 0,17 115983 2410420 

 

2048 

 

64 0,87 331756 6447472 

 

4096 

 

64 5,25 949626 90814423 

 

8192 

 

64 35,41 5289732 351520078 

 

16384 

 

64 257,83 43687045 5850873036 

 

 
Fig. 3. Porcentaje de diferencia de tiempo 
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TABLA V 

PORCENTAJE DE DIFERENCIA CONTADORES DE HARDWARE 

Tam. Cache-

misses  

16 

núcleos 

L1-

dcache-

load-

misses 

16 

núcleos 

Cache-

misses 

32 

núcleos 

L1-dcache-

load-misses 

32 núcleos 

 

1024 

 

22,98 

 

1310,55 

 

76,12 

 

301,44 

 

2048 

 

1025,27 

 

9395,20 

 

1516,79 

 

8763,48 

 

4096 

 

2383,11 

 

13693,42 

 

3624,47 

 

6527,58 

 

8192 

 

3573,18 

 

10512,44 

 

4575,90 

 

21715,27 

 

16384 

 

4290,55 

 

23867,46 

 

4443,36 

 

10589,23 

 

En función de los resultados obtenidos, se observa que 

en la solución híbrida (I) los tiempos de ejecución 

obtenidos para tamaños de matriz 1024, utilizando 16 

núcleos, son mejores que los obtenidos por la solución 

híbrida (II). Mientras que para todas las demás pruebas, 

los resultados son exactamente inversos. Esto se debe a 

que para tamaños menores de 1024, en ambas soluciones 

los datos necesarios entran aproximadamente en Cache 

L1 y la forma de resolución del algoritmo I, al requerir 

menos operaciones que la solución II, arroja mejores 

resultados. Mientras que para tamaños mayores, los 

datos entrarán en Cache L1 para la solución híbrida (II) 

mientras que no para el algoritmo (I), y el impacto de 

ello, provoca que los fallos de Cache L1 del algoritmo 

(I) retrasen notablemente los tiempos de ejecución. Esto 

es verificado en la comparación de la información 

arrojada por los contadores de hardware. 

VII. CONCLUSIONES 

Los resultados obtenidos permiten analizar por un 

lado, que la solución híbrida (II) alcanza tiempos de 

ejecución menores que el algoritmo (I), tal como se 

muestra en el gráfico de porcentaje de diferencia de 

tiempos, ya que se aprovecha la jerarquía de memoria 

existente en el sistema. Esto se aplica también cuando se 

escala en la cantidad de núcleos de procesamiento 

utilizados. Esta diferencia entre un algoritmo y el otro se 

incrementa al aumentar el tamaño del problema dado 

que cuando los datos necesarios para ser procesados 

dejan de entrar en cache L1 en el algoritmo (I), sí lo 

hacen en el (II), verificando la idea original de la que 

parte este trabajo que es justamente el impacto del 

aprovechamiento de la arquitectura en la performance 

alcanzable por un algoritmo. Esto es verificado si 

analizamos los porcentajes de diferencia de cache-

misses y L1-dcache-load-misses. En todos los casos, 

estos valores permiten ver que el algoritmo híbrido (I) 

genera siempre más de un 20% de fallos de cache que el 

algoritmo (II), llegando a porcentajes de diferencia de 

más del 100% a medida que aumenta el tamaño de las 

matrices. 

Finalmente podemos concluir que el algoritmo híbrido 

(II) efectivamente aprovecha la localidad espacial y 

temporal de los datos en la cache L1, mejorando 

notablemente los tiempos de ejecución obtenidos a 

medida que crece el tamaño de los datos 

(independientemente de la cantidad de núcleos 

utilizados) a procesar si se lo compara con una solución 

que no lo aprovecha, tal como lo reflejan los contadores 

de hardware a los que podemos acceder mediante la 

librería perf, permitiendo verificar la hipótesis de la que 

parte este trabajo . Sin embargo, hay que destacar que la 

mejora reflejada en los contadores no tiene una relación 

lineal con la mejora de tiempos obtenidos. Esto permite 

concluir que la optimización por el camino de la 

utilización de jerarquía de memoria en principio estaría 

alcanzada (considerando desde la cache L1 hacia la 

memoria compartida). Para profundizar la optimización 

deberían analizarse otro tipo de optimizaciones tales 

como unrolling loops, entre otros. Es importante 

considerar que los algoritmos fueron compilados con el 

nivel máximo de optimización dado por el compilador (-

O3).  

Las líneas de investigación futuras incluyen el análisis 

de la eficiencia energética de los algoritmos que 

aprovechan la localidad de los datos y de los que no lo 

hacen, a fin de estudiar la influencia sobre dicho 

parámetro, y la adaptación de los algoritmos y su 

posterior análisis sobre clusters heterogéneos [16][17], 

incluyendo la combinación de multicore con gpu. 
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Paralelismo en la factorización NMF
EdgardoMej́ıa-Roa1 2, Carlos Garćıa1, Alberto Pascual-Montano3 y Francisco Tirado1

Resumen— En los últimos años se ha incrementado
el interés de la comunidad cient́ıfica en la Factoriza-
ción NMF (Non-negative Matrix Factorization) como
método de proyección empleado en el análisis explora-
torio de datos para reducir sus dimensiones y facilitar
aśı la búsqueda e interpretación de patrones ocultos.
No obstante, este algoritmo requiere de una cantidad
elevada de recursos de cómputo, lo que dificulta su
aplicación en conjuntos de datos de gran tamaño.

En este art́ıculo presentamos tres implementaciones
de NMF con el objetivo de estudiar el impacto en
el rendimiento que aportan diferentes tecnoloǵıas que
aprovechan el paralelismo a nivel de datos que expone
este algoritmo.

La primera implementación explota el paralelismo
de grano grueso mediante el paradigma clásico del pa-
so de mensajes, MPI (Message-Passing Interface), en
el que los datos se distribuyen entre distintos pro-
cesadores. A pesar de la reducción en el tiempo de
cómputo, la latencia producida por los diversos pun-
tos de sincronización y de comunicación entre proce-
sos puede suponer un importante cuello de botella en
sistemas con un elevado número de procesadores, lle-
gando en el caso de datos de menor tamaño a anular
cualquier ganancia de rendimiento.

La segunda versión, implementada con CUDA
(Compute Unified Device Architecture), aprovecha el
paralelismo de grano fino en un procesador de gráficos
GPU (Graphics-Processing Unit), alcanzando un rendi-
miento comparable al de un cluster de varias decenas
de procesadores superescalares. Sin embargo, muchos
dispositivos GPU disponen de poca memoria, por lo
que datos de grandes dimensiones deben transferirse
y procesarse por bloques de forma secuencial, incre-
mentando drásticamente los tiempos de cómputo.

Finalmente, la tercera implementación combi-
na ambas tecnoloǵıas. Comparado con la versión
mono-GPU anterior, se obtiene un Speedup Superlineal
cuando se emplea el mı́nimo número de GPUs que
evita el procesamiento por bloques de las porciones
de datos asignadas a cada dispositivo.

Palabras clave— Factorización de Matrices, Non-
negative Matrix Factorization, NMF, MPI, GPU,
multi-GPU, CUDA, CUBLAS, Paralelismo de grano
fino, Paralelismo a nivel de datos, Análisis explorato-
rio, Producto de Matrices, Álgebra Lineal

I. Introducción

LA Factorización NMF (Non-Negative Matrix
Factorization) [1] permite representar una ma-

triz de datos de grandes dimensiones como la com-
binación lineal de un pequeño conjunto de elemen-
tos denominados factores, lo que reduce significativa-
mente la cantidad de datos a analizar. A diferencia de
otras técnicas de factorización parecidas (PCA, SVD,
ICA, etc.), en NMF se impone la restricción tanto a
factores como a coeficientes de no utilizar valores ne-
gativos, permitiendo únicamente combinaciones adi-
tivas. De esta manera, se obtiene una representación
de los datos basada en la acumulación total o par-
cial de partes o secciones con significado propio, es

1Grupo ArTeCS, Universidad Complutense de Madrid.
2e-mail: edgardomejia@fis.ucm.es
3Centro Nacional de Biotecnoloǵıa-CSIC, Madrid, e-mail:

pascual@cnb.csic.es

decir, donde cada uno de estos denominados facto-
res posee una interpretación en el contexto del análi-
sis. Gracias a esta propiedad, se ha incrementado el
interés de la comunidad cient́ıfica en este método.
Por ejemplo, se ha aplicado en el campo de la Bio-
informática [2], [3], en el reconocimiento facial [4],
en estudios sobre el color [5], en la transcripción de
señales musicales [6], etc. No obstante, los requisitos
de cómputo de NMF son elevados, lo que dificulta su
aplicación en el análisis de matrices de gran tamaño.
Por tanto, una implementación eficiente que reduz-
ca significativamente el tiempo de cómputo es clave
para la viabilidad de este algoritmo.

En este art́ıculo presentamos tres implementacio-
nes de NMF con el objetivo de estudiar el impacto
en el rendimiento que aportan diferentes tecnoloǵıas
que aprovechan el paralelismo a nivel de datos que
expone este algoritmo.

La primera implementación, basada en el estándar
de paso de mensajes MPI (Message-Passing Inter-
face) [7], explota el paralelismo de grano grueso me-
diante una descomposición estática de dominio en la
que los datos se distribuyen entre distintos procesos.
Dado que esta técnica suele emplearse en sistemas de
memoria distribuida, las latencias producidas por los
diversos puntos de sincronización y de comunicación
entre procesos pueden tener un impacto importante
en el rendimiento, especialmente en grandes sistemas
multiprocesadores.

A continuación, la segunda versión aprovecha
el paralelismo de grano fino que proporciona un
procesador de gráficos GPU (Graphics-Processing
Unit). Gracias a modelos de programación como CU-
DA (Compute Unified Device Architecture) [8], que
permiten utilizar unidades GPU para cómputo de
propósito general, la comunidad cient́ıfica ha comen-
zado a emplear este tipo de dispositivos como siste-
mas de alto rendimiento “de bajo coste” (en compa-
ración con un cluster clásico) [9], [10]. No obstante,
en muchas arquitecturas el acceso se realiza a través
de un bus de datos (por ejemplo, PCI Express) y
se dispone de una memoria “privada” de capacidad
limitada, por lo que datos de grandes dimensiones
deben transferirse y procesarse por bloques de forma
secuencial.

Finalmente, la tercera implementación combina
ambas tecnoloǵıas. Intuitivamente, esta versión evi-
ta las situaciones de desventaja de las anteriores. Por
un lado, el utilizar múltiples GPUs permite superar
las limitaciones de memoria y la necesidad del pro-
cesamiento por bloques. Por otro, basta con pocas
unidades para procesar datos de gran tamaño.

Hasta donde sabemos, sólo unos pocos trabajos
han presentado implementaciones paralelas de NMF.
Algunos de ellos (por ejemplo, [11], [12], [13], [14])
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están diseñados para ejecutarse únicamente en sis-
temas multiprocesadores clásicos. Otros, como [15],
[16] y [6], śı utilizan dispositivos GPU, pero no to-
man en cuenta matrices de grandes dimensiones que
superen la capacidad de memoria.

El resto del art́ıculo está organizado del siguiente
modo. En la sección II se describe la Factorización
NMF y una de sus aplicaciones en el área de Bio-
informática. Posteriormente, las secciones III, IV y
V detallan las implementaciones del algoritmo utili-
zando, respectivamente, MPI, CUDA y la combina-
ción de ambas. En la sección VI se muestran algunas
pruebas de rendimiento. Finalmente, la sección VII
presenta las conclusiones.

II. La Factorización de Matrices no
Negativas (NMF)

Matemáticamente, la Factorización NMF [1] se
describe como la descomposición de una matriz de
entrada V ∈ Rn×m en otras dos matrices de menor
tamaño, W ∈ Rn×k y H ∈ Rk×m (con k ≪ n, m),
cuyo producto se aproxima a la primera, es decir,
V ≈ WH. La matriz W contiene el conjunto de k
factores, mientras que en H aparecen los coeficientes
de la combinación lineal que permite reconstruir V.
El algoritmo consiste en modificar iterativamente las
matrices W y H hasta que su producto se aproxi-
me a V. Tales modificaciones (compuestas de pro-
ductos de matrices, reducciones y otras operaciones
algebraicas) se derivan de la minimización de alguna
función objetivo que describa la diferencia entre WH
y V. Existen diversas funciones objetivo que pro-
ducen distintas ecuaciones [17], [1]. En este art́ıculo
nos centraremos en las ecuaciones (1) y (2) descritas
en [17].

Hpj ← Hpj

∑n
i=1(WipVij)

/∑k
q=1(WiqHqj)∑n

i=1 Wip
(1)

Wip ← Wip

∑m
j=1(VijHpj)

/∑k
q=1(WiqHqj)∑m

j=1 Hpj
(2)

Como ya se mencionó en la introducción, tanto
NMF como muchas de sus variantes [18] tienen di-
versas aplicaciones en el campo de la Bioinformática.
Una de ellas es el Análisis de expresión de genes [2],
[19], donde V representa una matriz con la expresión,
o nivel de actividad, de n genes en m experimentos
(ver figura 1). En este caso, NMF divide genes y ex-
perimentos en k grupos correspondientes a alguna
caracteŕıstica local o patrón en los datos, indicando
en W el grado de pertenencia de cada gen a cada
uno de estos k grupos, y en H el grado de influencia
de estos grupos en cada experimento.

III. Implementación mediante Paso de
Mensajes (MPI)

En esta implementación se utiliza un esquema
clásico de partición de datos en el que cada proceso
MPI tiene en memoria dos porciones de la matriz de
entrada V (un conjunto de filas y otro de columnas)
y una copia completa de las matrices W y H.

Fig. 1

NMF aplicado al análisis de expresión de genes.

Como se aprecia en la figura 2, cada proceso se
encarga de actualizar un conjunto de bm columnas de
H, es decir, un bloque de dimensiones k × bm. Para
ello, se necesitan las correspondientes bm columnas
de V y toda la matriz W.

Fig. 2

Implementación en MPI. Actualización de la matriz H.

Un esquema muy similar se utiliza para procesar
la matriz W, aunque en este caso se trata de bloques
de bn filas (bn×k). Para actualizarlos, son necesarias
las correspondientes bn filas de V y toda la matriz
H. Es importante resaltar que esta última debe te-
ner todas sus columnas actualizadas, es decir, pre-
viamente cada proceso debe haber sincronizado su
contenido con sus pares a través de comunicaciones
de tipo all_gather. Análogamente, después de ac-
tualizar W, todos los procesos deben sincronizar sus
respectivas copias privadas. Si bien estas operaciones
suponen ciertas latencias, son necesarias para man-
tener la coherencia entre los datos de todos los proce-
sos. No obstante, para evitar un continuo proceso de
empaquetado y desempaquetado de las columnas de
H durante las comunicaciones, esta matriz se guar-
da en memoria “por columnas”, es decir, de manera
transpuesta. Esto también beneficia la localidad es-
pacial en el resto de operaciones aritméticas.
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IV. Implementación en Procesadores de
gráficos (GPU)

Esta versión se basa en el modelo de programación
CUDA [8], de NVIDIA, que representa una GPU co-
mo un coprocesador de propósito general capaz de
ejecutar pequeñas porciones de código secuencial, de-
nominadas kernels , en cientos o miles de hilos de ma-
nera simultánea. Para ello, CUDA proporciona una
extensión del lenguaje C y una biblioteca de funcio-
nes que permite 1) reservar memoria en la GPU, 2)
transferir datos entre la GPU y la CPU, y 3) ejecutar
los mencionados kernels .

Este modelo permite explotar un paralelismo de
grano mucho más fino que otras tecnoloǵıas de proce-
samiento paralelo. Además, simplifica enormemente
la implementación en GPU de algoritmos no relacio-
nados con el dibujado de gráficos en pantalla [10]. No
obstante, como se mencionó en la introducción, mu-
chos de estos dispositivos disponen de una memoria
de capacidad limitada, lo que impone un procesa-
miento por bloques mediante un esquema similar al
de la versión MPI.

La figura 3 muestra el proceso de actualización de
la matriz H en el que de manera iterativa se van
procesando bloques de bm columnas. Para ello, son
necesarias las correspondientes columnas de V y una
copia completa de W. Los productos de matrices
se realizan utilizando la biblioteca de funciones CU-
BLAS [8], mientras que el resto de operaciones son
llevadas a cabo por los kernels que hemos implemen-
tado. Tras actualizar las mencionadas columnas, es-
tas se acumulan en el vector ACCH (ver zona recua-
drada de la figura 3) con el objeto de aprovechar la
localidad temporal, ya que este vector se corresponde
con el denominador de la ecuación (2), necesario para
el posterior procesamiento de W. Todo este procedi-
miento se realiza de manera análoga para W, aunque
en este caso se trata de bloques de bn filas.

Puesto que k ≪ n, m, las matrices W y H no
adquieren dimensiones significativas, por lo que pue-
den permanecer residentes en la memoria de la GPU.
Por tanto, únicamente V es transferida por bloques,
lo que simplifica la implementación del algoritmo y
reduce drásticamente el uso del bus de datos.

Esta implementación parece obtener mejores resul-
tados al procesar las matrices como memoria lineal
y disponer los hilos CUDA de manera contigua en
memoria. La idea es garantizar que todos los hilos
de cada warp (unidad de planificación de hilos CU-
DA) accedan a direcciones de memoria consecutivas.
En el caso de operaciones que dependen del número
de columnas de las matrices, se utilizan posiciones
de relleno para imponer dimensiones múltiplo de 16
(valor equivalente a medio warp). Mantener de es-
ta manera los datos alineados compensa con creces
el gasto adicional de memoria y los cómputos irre-
levantes, ya que permite unificar diversas peticiones
de acceso a memoria en una única operación.

También es importante resaltar que de forma si-
milar a la versión MPI, la matriz H se guarda en
memoria por columnas (transpuesta). De esta mane-

Fig. 3

Implementación en GPU. Actualización de la matriz

H. Operaciones en ćırculos representan “kernels” de

CUDA. Los śımbolos “.∗” y “./” denotan operaciones

elemento a elemento entre matrices.

ra, W y H tienen el mismo “ancho” (k) permitiendo
utilizar los mismos kernels en ambas reglas de actua-
lización.

Por último, las transferencias se realizan de forma
aśıncrona, lo que permite solaparlas con la ejecución
de los kernels . La concurrencia, en estos casos, se
gestiona mediante Streams y Eventos de CUDA.

V. NMF en sistemas multi-GPU

Esta implementación combina los niveles de pa-
ralelismo de las dos versiones anteriores. En ella, las
matrices se distribuyen entre varios procesos MPI co-
mo se describe en la sección III. A continuación, cada
proceso gestiona un dispositivo GPU y aplica el es-
quema descrito en la sección IV a la porción de datos
que le fue asignada.

Este procedimiento, que equivale a paralelizar el
bucle mostrado en la figura 3, supone una reducción
de las transferencias de la matriz V entre GPU y
CPU, ya que a cada dispositivo le corresponde un
conjunto de datos de menor tamaño. De hecho, si
dichas porciones son suficientemente pequeñas, no
será necesario transferirlas a sus respectivas GPUs
por bloques sino en una única operación al inicio del
algoritmo.

No obstante, dado que todos los procesos MPI de-
ben sincronizar sus respectivas copias de W y H cada
vez que estas se modifican, dichas operaciones tam-
bién implican transferencias entre GPU y CPU. Afor-
tunadamente, el tamaño de estas matrices es bastan-
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te más pequeño que el de V, con lo que sigue habien-
do una reducción global de las transferencias.

VI. Pruebas y Resultados

En esta sección presentamos los resultados de las
tres implementaciones del algoritmo NMF. Los ex-
perimentos se llevaron a cabo en las siguientes pla-
taformas:

Sistema Multiprocesador con 1036 nodos IBM
BladeCenter JS20 (cada uno provisto de dos
procesadores IBM PowerPC 970FX de 2,2 GHz
y 4 GB de RAM DDR-PC2700), interconecta-
dos por una red Myrinet de alto rendimiento. La
sincronización entre los procesos se realizó uti-
lizando mpich v1.2.6, compilado con xlc. Por
último, los productos de matrices se ejecutan a
través de llamadas a la biblioteca de funciones
ATLAS v3.6 [20].
Un servidor de dos procesadores Xeon Dual-
Core, equipado con cuatro GPUs Tesla C1060
de NVIDIA. Cada dispositivo tiene 240 núcleos
distribuidos en 30 multiprocesadores, 4 GB de
memoria y una Capacidad de cómputo de NVI-
DIA de 1,3. Las tres implementaciones fueron
compiladas con gcc 4.4.5 y CUDA/CUBLAS 3.2

en un Linux de 64 bits. Para la sincronización
se utilizó mpich v1.2.7p1 con la configuración
más parecida a la del sistema IBM.

Dado que el rendimiento de cada implementación de-
pende en gran medida de las dimensiones de la matriz
de entrada, hemos utilizado tres conjuntos de datos,
procedentes de diversos estudios biológicos, que re-
presentan distintas clases de tamaño: pequeña, me-
diana y grande.

“ALL AML” (5000× 38): Conjunto de 5000 ge-
nes analizados en 38 muestras de médula ósea
correspondientes a dos tipos de tejido tumo-
ral: “Acute Lymphoblastic Leukemia” (ALL) y
“Acute Myelogenous Leukemia” (AML) [19].
“Cáncer” (54675 × 1973): Nivel de expresión
génica de 54 mil genes en 1973 muestras tumora-
les. Conjunto de datos procedente de la base de
datos GEO [21] bajo el identificador ‘GSE2109’.
“HG” (22283×5896): Análisis de más de 22 mil
genes en 5800 muestras de tejido humano sano y
afectado. Disponible en la base de datos Array-
Express [22] bajo el identificador ‘E-TABM-185’.

A fin de homogeneizar todas las pruebas en la me-
dida de lo posible, las matrices W y H se inicializan
utilizando valores aleatorios procedentes de la misma
“semilla”. Además, la ejecución del algoritmo queda
fijada a 440 iteraciones, independientemente de la
“distancia” entre WH y V.

En la tabla I se muestran los tiempos de cómputo
de referencia, obtenidos con uno de los procesadores
del cluster IBM. En las tres pruebas, se observa que
los tiempos de ejecución crecen de forma lineal en
función del rango de factorización (k).

TABLA I

Tiempos de ejecución, en segundos, de 440 iteraciones

en la versión secuencial de base para diferentes

rangos de factorización (k).

k ALL AML Cáncer HG

2 3.42 1842.29 2788.65

3 3.86 2069.99 2291.20

4 4.14 2404.44 2577.53

5 4.63 2397.94 2580.13

6 5.07 2620.29 2881.39

7 5.59 3131.00 3182.16

8 5.89 3147.86 3442.17

9 6.35 3124.68 3410.78

10 6.66 3348.15 3726.54

A. Rendimiento de la versión en MPI

Las figures 4 y 5 ilustran, respectivamente, los
tiempos de ejecución de la mayor de las matrices
(HG) y la Eficiencia media obtenida para todos los
rangos de factorización (k).

Fig. 4

Versión MPI: tiempos de cómputo y de comunicación

entre procesos de la matriz HG, en segundos.

En matrices de medio y gran tamaño, las latencias
producto de las comunicaciones entre procesos repre-
sentan entre el 8% y el 16% del tiempo de ejecución
con 32 CPUs, y aumentan gradualmente hasta alcan-
zar el 50% con 256 procesadores. Esto representa una
Eficiencia que decrece de 1,0 en el caso de dos proce-
sadores, hasta 0,47 con 256 CPUs. Por su parte, en
ALL AML, la matriz de menor tamaño, estas laten-
cias ocupan el 5% del tiempo con dos procesadores,
pero se incrementan rápidamente hasta el 70% con
sólo 16 CPUs.

A pesar de la reducción en el tiempo de cómputo,
la escalabilidad está supeditada a que haya suficiente
carga computacional y un bajo coste en las comuni-
caciones entre procesos.

B. Rendimiento de la versión en GPU

La capacidad de memoria de la GPU utilizada es
más que suficiente para albergar cualquiera de las
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Fig. 5

Versión MPI: Eficiencia media obtenida para todos los

rangos de factorización, en función del número de

procesadores.

matrices de prueba. No obstante, este podŕıa no ser
el caso en muchas arquitecturas. Para estudiar el im-
pacto en el rendimiento que tendŕıa tal situación, he-
mos simulado que la GPU tiene menos de 800 MB de
memoria, lo que impone un procesamiento por blo-
ques de la matriz HG.

La figura 6 muestra los tiempos de ejecución y de
transferencia de datos de la versión GPU. Por su par-
te, en la figura 7 se indica el speedup respecto a la
versión MPI. Lo primero que se observa es la regulari-
dad en los tiempos de cómputo respecto del paráme-
tro k. Esto se debe a las posiciones de relleno para
garantizar el alineamiento de los datos en memoria.
En cuanto al rendimiento, en el caso de ALL AML
se alcanza un valor bastante modesto (menos de 6x
respecto de la versión base), ya que no existe sufi-
ciente carga computacional para mantener a miles
de hilos CUDA ejecutándose concurrentemente. Ca-
so contrario al de la matriz Cáncer, donde se obtiene
un pico de 38x. Sin embargo, con HG, el rendimien-
to cae a 29x debido al procesamiento por bloques,
cuyas transferencias ocupan el 30% del tiempo de
ejecución. Por último, se aprecia que con matrices
medianas o de grandes dimensiones, la versión MPI
necesita al menos 32 procesadores para superar el
rendimiento de un único dispositivo GPU.

Fig. 6

Versión GPU: tiempos de cómputo y de transferencia

de datos, en segundos.

Fig. 7

Versión GPU: Speedup medio respecto de la versión

base (1P) y MPI.

C. Rendimiento de la versión MPI-GPU

Al igual que en la versión anterior, hemos limita-
do la capacidad de memoria de los dispositivos. Las
figuras 8a y 8b muestran, respectivamente, los tiem-
pos de ejecución en HG y la ganancia de rendimiento
respecto de la versión mono-GPU. Por su parte, en
las figuras 9a y 9b se aprecia la Eficiencia obtenida
y el Speedup medio respecto de la versión base.

(a) (b)

Fig. 8

Versión MPI-GPU: (a) tiempos de cómputo,

transferencias de datos y de comunicación entre

procesos, de HG. (b) Speedup medio respecto de la

versión mono-GPU.

Como era de esperar, el rendimiento de ALL AML
es bastante bajo. Las latencias por transferencias de
datos y comunicaciones entre procesos suponen el
50% del tiempo de ejecución. En cuanto a la ma-
triz Cáncer, las transferencias son despreciables (3%
del tiempo), pero las comunicaciones representan el
7% y el 17% en dos y cuatro GPUs, respectivamen-
te, lo que provoca una cáıda en la Eficiencia de 0,83 a
0,61. Finalmente, con HG se obtiene un Speedup su-
perlineal de 2,3x en dos GPUs, ya que las porciones
asignadas a cada dispositivo no superan sus respec-
tivas capacidades de memoria y pueden, por tanto,
transferirse en una única operación al inicio del algo-
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(a) (b)

Fig. 9

Versión MPI-GPU: (a) Eficiencia media respecto de la

versión mono-GPU. (b) Speedup medio respecto de la

versión base.

ritmo. En el caso de cuatro GPUs sigue obteniéndose
una ganancia superlineal (4,13x), pero la Eficiencia
decrece ligeramente debido a las comunicaciones, que
suponen el 9% del tiempo.

Si bien el Speedup máximo respecto de la versión
de base es de 120x, en la práctica, el rendimiento de
esta implementación es comparable al de la versión
MPI con 256 procesadores. En cuanto a la Eficiencia
respecto de la versión mono-GPU, esta alcanza su
valor más alto cuando se utiliza el mı́nimo número de
GPUs que evita el procesamiento por bloques de las
porciones asignadas a cada dispositivo. A partir de
alĺı, las latencias por comunicaciones y transferencias
de W y H comienzan a cobrar importancia.

VII. Conclusiones

Aunque la tecnoloǵıa MPI sigue siendo de uso ge-
neralizado, el coste de un sistema multiprocesador
de alto rendimiento es, en muchos casos, de varios
órdenes de magnitud por encima del de un dispositi-
vo GPU. Por ello, se ha incrementado la utilización
de estos últimos como alternativa de “bajo coste” en
cuanto a relación MFLOP/$ se refiere, y la tenden-
cia tecnológica es que esto se acreciente en el futuro.
Si bien su (relativa) poca capacidad de memoria y
las latencias asociadas a las transferencias de datos
siguen siendo puntos cŕıticos para el rendimiento, el
creciente empleo de clusters de GPUs ha originado
el desarrollo comercial de sistemas multi-GPU que
facilitan el aprovechamiento de diversos niveles de
paralelismo como los discutidos en este trabajo.
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Trasgo: Sistema en tiempo de ejecución para
código paralelo abstracto y portable

Ana Moretón Fernández, Arturo Gonzalez-Escribano, Diego Llanos Ferraris

Resumen— En este trabajo presentamos la evolu-
ción de Trasgo, un sistema de generación de progra-
mas paralelos a partir de código abstracto y portable.
Trasgo se apoya en una biblioteca de funciones que
posterga importantes decisiones de mapeo a tiempo
de ejecución. El lenguaje de entrada es un lenguaje
de coordinación expĺıcitamente paralelo dónde el pro-
gramador no necesita tomar decisiones relacionadas
con la granularidad, los recursos del sistema, o la es-
tructura de comunicación. A partir de estos códigos
abstractos Trasgo permite generar programas eficien-
te que se adaptan al sistema real, explotando diferen-
tes tecnoloǵıas de paralelización en sistemas h́ıbridos
y/o heterogéneos.

Palabras clave— Lenguajes de programación parale-
la, generación de código, sistemas run-time

I. Introducción

DEBIDO a la evolución de los sistemas de cómpu-
to paralelo, el desarrollo de aplicaciones que ex-

plotan paralelismo ha ido cambiando paulatinamen-
te su foco. Desde las clásicas aplicaciones numéricas
en supercomputadores de alto-rendimiento, hacia la
computación de propósito general en cualquier ámbi-
to y situación.
Hoy por hoy interesa explotar el paralelismo tanto

de algoritmos básicos como de complejos programas
modulares. Las nuevas aplicaciones paralelas mues-
tran diferentes niveles de paralelismo, con diferen-
tes estrategias de paralelización. Muchas aplicaciones
muestran comportamientos dinámicos, dependientes
de datos, dónde las poĺıticas de balanceo automáti-
co de carga son claves. A su vez, las aplicaciones de-
beŕıan ser flexibles, para poder ejecutarse en entornos
cada vez más diversos, mezclando clusters de memo-
ria distribuida con multicores y dispositivos acelera-
dores cómo GPUs. La enorme diversidad y hetero-
geneidad de las plataformas, y las diferentes formas
de componer dichos elementos presentan problemas
para el desarrollo de aplicaciones portables que sean
capaces de adaptarse de forma eficiente al entorno de
ejecución.
Hasta ahora han aparecido diversos modelos de

programación que han sido adoptados con éxito tan-
to por la comunidad cient́ıfica cómo los desarrollado-
res. En sistemas distribuidos las implementaciones
eficientes del paradigma de paso de mensajes (p.e.
las implementaciones de MPI). Para sistemas de me-
moria compartida las herramientas de control de th-
reads de alto nivel (p.e. OpenMP). Para los dispo-
sitivos aceleradores, o sistemas h́ıbridos que conten-
gan aceleradores, modelos espećıficos (p.e. CUDA u
OpenCL). En un intento de aunar diferentes tenden-
cias y paradigmas los modelos PGAS (Partitioned
Global Adress Space) (p.e. UPC, Chapel, X10).
Sin embargo, el programador que usa estos mode-

los o herramientas se enfrenta a diversas tareas que
le obligan a razonar en términos de recursos f́ısicos
de una hipotética plataforma de ejecución, introdu-
ciendo código completamente ajeno a la lógica de la
aplicación o algoritmo paralelo original, para preveer
diversas situaciones. Estas tareas pueden incluir la
maximización de la localidad de datos en los dispo-
sitivos, analizar costes de comunicación/sincroniza-
ción, tomar decisiones sobre particiones de datos y
granularidad de tareas, decidir las estrategias de pa-
ralelización para diferentes niveles de granularidad,
escoger técnicas de mapeo, distribución de datos y
planificación de tareas, o crear estructuras de comu-
nicación y sincronización apropiadas.

En estos momentos es clave proveer a los desa-
rrolladores con entornos y herramientas de progra-
mación productivas. Plataformas donde estos deta-
lles queden ocultos y sea posible programar, probar
y depurar de forma fácil, e independientemente de
los detalles de la máquina dónde se va a ejecutar la
aplicación. En este trabajo presentamos la evolución
de Trasgo [1], un sistema integral de programación
paralela de éstas caracteŕısticas. Trasgo es un sis-
tema de transformación de código fuente a código
fuente (ver figura 1). Su entrada es un lenguaje de
programación paralela expĺıcito, pero de alto nivel,
abstracto e independiente de los detalles y decisiones
relacionados con la plataforma de ejecución. El siste-
ma de transformación automática genera código para
múltiples plataformas y/o clusters heterogéneos, ex-
plotando eficientemente diversas herramientas, len-
guajes y modelos de programación. El código gene-
rado se asienta sobre un sistema run-time que adapta
las decisiones relacionadas con la partición de datos
y tareas, y las estructuras de comunicación y sincro-
nización a la plataforma de ejecución. Presentamos
las nuevas caracteŕısticas de Trasgo, los principios
utilizados para incluir en el sistema de generación
herramientas para sistemas heterogéneos, y casos de

High level source code

Transformation system

Message
passing + +CPU

threads GPUs

Fig. 1. Sistema de mapeo automático Trasgo
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estudio para ejemplificar las propiedades del sistema.
El resto del art́ıculo se organiza de la siguiente for-

ma. En la sección II se repasa el modelo de progra-
mación asociado al sistema Trasgo. En la sección III
se discuten las generalidades del sistema de trans-
formación de Trasgo y los cambios conceptuales en
las nuevas versiones. En la sección IV se presentan
las nuevas funcionalidades incluidas en el sistema de
run-time y como utilizarlas en la transformación de
código. En la sección V se comentan dos casos de es-
tudio y resultados experimentales preliminares. La
sección VI presenta las conclusiones y retos plan-
teados en el estado de desarrollo actual de Trasgo.

II. El modelo Trasgo

A. Modelo de programación

El modelo de programación de Trasgo se basa en
representaciones abstractas, estructuradas y de alto
nivel de los algoritmos o programas paralelos. Una
de las claves es que dicha representación está res-
tringida al paradigma de paralelismo anidado. Una
representación jerárquica y estructurada, de las cons-
trucciones de paralelismo, pero con un modelo de
sincronización restrictivo. Es misión del sistema de
transformación encontrar las formas no estructura-
das de comunicación o sincronización más apropia-
das para cada caso y reescribirlas en el código gene-
rado. Al mantener una representación jerárquica y
estructurada el modelo se asienta en la composición
de procesos SP (Serie-Paralelo) [2], con propiedades
semánticas claras y bien definidas [3]. El resultado
es un modelo sencillo, fácil de entender y programar,
libre de condiciones de carrera, o comportamientos
estocásticos y situaciones de abrazo-mortal dif́ıciles
de predecir. Conceptualmente los puntos de sincro-
nización generan estados globales coherentes que fa-
vorecen las pruebas y la depuración del código. El
modelo Trasgo extiende caracteŕısticas del modelo
poliédrico [4] y de álgebras de datos.

B. Lenguaje de programación

Se pueden desarrollar diferentes front-ends para
traducir un lenguaje de entrada concreto a la repre-
sentación interna que utiliza el sistema Trasgo. En
su versión actual, el lenguaje de entrada utilizado
por defecto es cSPC [5], para el que existe un front-
end completo. cSPC es una extensión del lenguaje
C estándar, con primitivas de coordinación. En la
figura 2 se muestra el código cSPC de un PDE sol-
ver basado en el método de Jacobi para resolver la
ecuación del calor en un espacio bidimensional.
El código secuencial se encapsula en funciones con

parámetros formales en los que el programador ex-
presa expĺıcitamente el comportamiento de entrada
o salida de cada uno. El sistema usará esta infor-
mación para determinar las dependencias de datos.
Estas funciones secuenciales pueden ser del nivel de
granularidad apropiado para el algoritmo, ignorando
por completo decisiones relacionadas con la eficien-
cia. El sistema determinará si las tareas deben ser
subdivididas o agrupadas. De hecho, las funciones se-

void update( in double left,
in double right,
in double up,
in double down,
out double myself ) {

myself = ( left + right + up + down ) / 4;
}

coordination void jacobiSolver(
in int iterations
inout double matrix[][] ) {

double inside[][] = matrix[1:$-1][1:$-1];

loop ( i, [1:iterations] ) {

parallel( Map( inside.shape(),
blocks,
rectangular2 ) ) {

do: update(
inside[ paridx(0)-1 ][ paridx(1) ],
inside[ paridx(0)+1 ][ paridx(1) ],
inside[ paridx(0) ][ paridx(1)-1 ],
inside[ paridx(0) ][ paridx(1)+1 ],
inside[ paridx(0) ][ paridx(1) ]

);
}

}

Fig. 2. cSPC: Extracto de un ejemplo. Jacobi solver.

cuenciales pueden implementar desde operaciones de
grano muy fino, hasta wrappers que reciben grandes
estructuras de datos y llaman a funciones de biblio-
teca especializadas para el cálculo secuencial, o para
dispositivos aceleradores. En el ejemplo, la función
update es una función secuencial que actualiza una
celda (parámetro out) de la matriz que representa el
espacio discretizado, con la media de los valores de
otras cuatro celdas (parámetros in).

Las funciones que contienen información de coor-
dinación van precedidas de un modificador que lo
indica. En estas funciones sólo se pueden declarar y
seleccionar partes de las estructuras de datos. Pero
no manipular sus valores. Esto debe hacerse siempre
llamando a funciones secuenciales. En el ejemplo, la
función jacobiSolver es una función de coordinación.
Recibe una matriz de dos dimensiones como paráme-
tro de entrada/salida, y un número de iteraciones.

La selección de partes de un array se realiza con
una notación similar a la de Fortran95, o a las ex-
tensiones para arrays de los compiladores de Intel.
El śımbolo $ indica el último elemento del espacio de
ı́ndices en esa dimensión. En el ejemplo, inside re-
presenta la parte de la matriz que excluye los bordes
de la misma. Es la región a actualizar por el solver.

El lenguaje de programación ofrece una visión glo-
bal de las estructuras de datos. No hay detalles sobre
la gestión de threads, o la comunicación entre proce-
sos. El programador trabaja en términos de procesos
lógicos, no f́ısicos. El paralelismo se expresa con com-
binaciones jerárquicas de una primitiva paralela uni-
ficada. La primitiva que permite expresar paralelismo
recibe como parámetro el resultado de una función
de mapeo que no se resolverá hasta el momento de
la ejecución, cuando tanto los tamaños y propiedades
de las estructuras de datos, como los caracteŕısticas
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de la plataforma de ejecución son conocidos.

La primitiva de paralelismo junto con la función
Map trabajan con tres niveles de abstracción, que se
corresponden con los tres parámetros de la función
Map. Se expanden tantos procesos lógicos en para-
lelo como se indique en su primer parámetro, que es
un dominio de ı́ndices lógicos. Este dominio puede
extraerse de una estructura de datos (para generar
paralelismo de datos) o explicitarse de forma directa
(más apropiado para paralelismo de tareas).

El segundo parámetro es el nombre de un módulo
de Layout. Dichos módulos implementan funciones
de partición y asignación del dominio de ı́ndices so-
bre la topoloǵıa virtual de procesadores. Actualmen-
te el sistema Trasgo incluye las técnicas de parti-
ción más comunes. Nuevas técnicas se pueden añadir
como plug-ins en el sistema de ejecución.

El tercer parámetro es el nombre de una función
de Topoloǵıa virtual. Estas funciones reorganizan los
elementos y dispositivo de proceso reales en una to-
poloǵıa virtual donde se crean relaciones de vecindad
de acuerdo con las reglas espećıficas de cada función.
De nuevo se incluyen las más comunes con un interfaz
que permite desarrollar nuevos plug-ins.

En el momento de la ejecución estas funciones de-
terminarán la estructura de tareas y el nivel más
apropiado de granularidad siguiendo las poĺıticas in-
cluidas en cada función.

En el ejemplo de la figura 2, dentro de la función
de coordinación se ejecuta una primitiva loop que
implementa un bucle secuencial en el que la variable
i recorre el espacio de ı́ndices dado como segundo
parámetro. En cada iteración de este bucle se utiliza
una primitiva paralela cuya función Map lanza tan-
tos procesos lógicos en paralelo como celdas hay en la
parte interna de la matriz, utilizando una función de
layout que agrupará los procesos lógicos en bloques
rectangulares, sobre una topoloǵıa virtual en forma
de rectángulo. Dentro de la primitiva de paralelis-
mo aparecen una o más clausulas do que indican el
código que se asociará a los procesos lógicos. En es-
te caso sólo aparece una clausula do cuyo contenido
se replica en todos los procesos lógicos. La clausu-
la contiene una llamada a la función secuencial para
actualizar el valor de la celda asociada al proceso
lógico. La función parindex(dim) devuelve el ı́ndice
asociado al proceso lógico para la dimensión desea-
da. Cada proceso lógico tiene una copia virtual de las
estructuras de datos, de forma que todas las actuali-
zaciones se ejecutan en paralelo independientemente
de las agrupaciones, o secuencializaciones generadas
por la implementación internamente. La semántica
de alto nivel de la primitiva paralela implica que los
procesos se sincronizan creando un estado global al
final de la misma, en cada iteración. El código gene-
rado no tiene porque cumplir con dicha restricción
mientras la semántica se mantenga.

En el caso de repartir pocos elementos sobre un
mayor número de procesadores virtuales, éstos se di-
viden en grupos, lo que permite construir particiones
recursivas de forma natural. Algunas de las poĺıti-

coordination recursiveDecomp( double data[] ) {

if ( count(data) >= 2 ) {

double parts[2][];
splitElementsInTwoSets( data, parts );

double weights[2] = { count(parts[0]),
count(parts[1]) };

parallel( Map( [2],
groupBalance(weights),
linear ) ) {

do:
recursiveDecomp( parts[0] );

do:
recursiveDecomp( parts[1] );

reduce:
mergeElements( parts );

}
}

Fig. 3. cSPC: Extracto de un ejemplo. Partición recursiva.

cas de layout permiten hacer un balanceo de carga
dinámico en función de pesos arbitrarios, lo que per-
mite representar algoritmos con particiones de datos
recursivas dependientes de datos. En la figura 3 se
muestra el código de una función de coordinación que
utiliza la primitiva paralela para mapear un espacio
de sólo dos ı́ndices sobre grupos de procesadores. Es-
to genera una bipartición recursiva de los procesa-
dores en grupos de diferente tamaño, ajustando las
capacidades de cómputo a los tamaños de los sub-
conjuntos de datos. La clausula reduce se utiliza al
final de la primitiva de paralelismo para construir un
estado global a partir de los datos modificados por
cada proceso lógico. En el ejemplo se utiliza para lla-
mar a una función que realiza un fusionado de las
dos partes del conjunto de datos. Cuando sólo queda
un procesador activo en un grupo, la recursión con-
tinúa secuencialmente de forma natural, al tener que
ejecutarse los dos procesos lógicos generados en cada
etapa en el mismo dispositivo.

III. El sistema de transformación Trasgo

La figura 4 muestra un esquema de las capas del
sistema de trasformación Trasgo. A la izquierda apa-
recen las diferentes representaciones que se van uti-
lizando para el código y a la derecha las diferentes
capas de transformación que se aplican.

El front-end traduce el lenguaje de entrada (p.e.
cSPC) a una representación interna similar al código
fuente pero en un formato XML. Esta representación
en forma de etiquetas es apropiada para un lenguaje
jerárquico y estructurado, y además disponemos de
potentes herramientas estándar para identificar y lo-
calizar caracteŕısticas del código (XPath) y ejecutar
transformaciones (Xslt) en documentos XML.

Estas tecnoloǵıas se utilizan para escribir de forma
compacta y reutilizable módulos de transformación
de código. La capa central de transformaciones cons-
ta de un analizador y reconstructor de expresiones
que identifican las dependencias a partir de las pri-
mitivas de coordinación y de los parámetros de las
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Fig. 4. Estructura del sistema de transformación.

llamadas a funciones. En versiones previas de Trasgo
en esta capa se proced́ıa también a generar expre-
siones y código para aplicar poĺıticas de layout sobre
topoloǵıas virtuales. En la versión actual de Trasgo
esos módulos han sido movidos a la capa de run-time.
Las estructuras de comunicación y/o sincronización
también se construyen a partir de las dependencias
de datos expresadas por la coordinación de tareas.
Las expresiones relacionadas con el cálculo de comu-
nicaciones llaman a las funciones de run-time para
obtener la información necesaria, adaptándose en el
momento de la ejecución a las partes de las estruc-
turas de datos asignadas a cada procesador virtual
por las poĺıticas de layout. Este proceso es una ge-
neralización de las técnicas empleadas en el modelo
poliédrico para generar código para sistemas de me-
moria distribuida [6].

El código transformado es reescrito por una capa
de back-end en lenguaje C con llamadas a una bi-
blioteca de funciones run-time denominada Hitmap,
que incluye funcionalidades para la manipulación de
estructuras de datos, módulos de mapeo (layout y
topoloǵıas virtuales) y constructores de patrones de
comunicación y sincronización. El código resultante
se compila con un compilador nativo para generar el
ejecutable.

IV. Biblioteca de funciones Hitmap

Hitmap [7] es una biblioteca de funciones pa-
ra el mapeo automático y manipulación de arrays
jerárquicos. Las versiones previas de Hitmap estaban
orientadas al mapeo sobre un paradigma de paso de
mensajes, más apropiado para sistemas de memoria
distribuida. En esta sección se describen también las
nuevas funcionalidades orientadas a mapear y mane-
jar estructuras de datos entre los dispositivos dentro
de un único nodo y cómo se integran con las anterio-
res.

A. Principales funcionalidades

En la figura 5 se muestra un esquema de los prin-
cipales módulos de funcionalidad. Hitmap define ob-
jetos para declarar y operar con dominios de ı́ndices
multidimensionales abstractos. Estos pueden usarse
para declarar y seleccionar partes de arrays densos,

u otras estructuras de datos dispersas [8]. Permite
el manejo eficiente de tiles o particiones jerárquicas
de dichas estructuras de datos. Incluye funciones pa-
ra la declaración, reserva de memoria y liberación,
copias entre zonas comunes seleccionadas, detección
y construcción de ghost zones entre dominios de ı́ndi-
ces, etc.

Contiene también un sistema de plug-ins para la
inclusión y utilización de módulos de construcción
de topoloǵıas (para mapear los procesadores reales
a una topoloǵıa virtual) y de layout (para mapear
dominios de ı́ndices sobre los procesadores de una
topoloǵıa virtual).

Finalmente, contiene también un conjunto de fun-
ciones para comunicar eficientemente tiles entre pro-
cesadores virtuales, y para construir patrones de
comunicación reutilizables. Estas funciones utilizan
internamente el estándar MPI para las comunicacio-
nes. Su implementación explota técnicas eficientes de
creación de tipos derivados y comunicaciones aśıncro-
nas. En Hitmap las comunicaciones se declaran en
términos de procesadores virtuales y del resultado de
un layout. Al cambiar la topoloǵıa real de la plata-
forma de ejecución, o la poĺıtica de layout aplicada,
las estructuras de comunicación se calculan de for-
ma diferente en tiempo de ejecución. De esta forma
las estructuras de comunicación o sincronización se
adaptan a la plataforma.

B. Módulos de mapeo

Los módulos relacionados con el mapeo se incorpo-
ran a la biblioteca a través de dos tipos de interfase.
Uno para funciones de topoloǵıa virtual y otro para
funciones de layout. En el código se invocan por el
nombre del plug-in.

En el caso de las topoloǵıas virtuales cada módu-
lo puede definir los parámetros que el programador
debe incluir en la llamada. En la mayor parte de
los casos no es necesario ningún parámetro. El sis-
tema incluye automáticamente un parámetro extra
con una estructura que representa la información de
la topoloǵıa f́ısica. Esta información se obtiene en
tiempo de ejecución y/o se completa con información
de un fichero de definición de plataforma. El módu-
lo devuelve una estructura que representa la asocia-
ción entre procesadores f́ısicos y virtuales y las rela-
ciones de vecindad entre procesadores. Actualmente
Hitmap incluye módulos para construir topoloǵıas en
forma de nube, cuadrados perfectos de procesadores,
y varios tipos de paralelotopos multidimiensionales
con diferentes restricciones.

En el caso de los módulos de layout el programa-

LayoutsTopologies

Tiling arrays
management

Partition/Mapping Communications

Fig. 5. Principales módulos de Hitmap.
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dor debe suplir al menos dos parámetros obligatorios:
Un dominio de ı́ndices y una topoloǵıa virtual cons-
truida con alguna de las funciones anteriores. Cada
módulo de layout puede definir otros parámetros ne-
cesarios. La función interna utilizará la información
del tamaño de la topoloǵıa virtual, sus relaciones de
vecindad, y el dominio de ı́ndices para repartirlos.
El resultado es un objeto con información sobre la
zona de ı́ndices asignada al procesador local y méto-
dos para obtener información de las zonas asignadas
a otros procesadores o localizar ı́ndices. Actualmente
Hitmap incluye módulos de layout para construir blo-
ques multidimensionales, distribuciones ćıclicas, ba-
lanceo de carga por pesos, particionado de grafos,
etc.

C. Hitmap dentro de un nodo

Hitmap provee nuevas funcionalidades para mane-
jar eficientemente los diferentes dispositivos dentro
de un nodo en un clúster h́ıbrido. Los diferentes pro-
cesos se asocian a dispositivos: Se asignan grupos de
núcleos a un proceso de paso de menajes, y se asocia
cada dispositivo acelerador a otro proceso de paso
de mensajes. La comunicación entre dispositivos o
grupos de dispositivos se ejecuta al mismo nivel que
entre procesos de diferentes nodos. Internamente la
comunicación entre los procesos de un mismo nodo
se optimiza a través de la memoria compartida.

Se incluye en la nueva versión de Hitmap un nue-
vo tipo de módulos de mapeo: Blocking/Tiling. Estos
módulos reciben un subdominio local y construyen
la información necesaria para generar una rejilla de
bloques o tiles de un tamaño/grano apropiado pa-
ra computar de forma paralela en un conjunto de
núcleos, o en el dispositivo acelerador asociado al
proceso. El módulo utiliza la topoloǵıa virtual pa-
ra detectar el dispositivo asociado al proceso. En el
caso de aceleradores como GPUs, el resultado indi-
ca los tamaños y formas de los bloques de threads.
Cada módulo puede incluir diferentes poĺıticas que
el programador puede seleccionar en función del ti-
po de kernel, función secuencial o código a ejecutar,
de los patrones de acceso, del uso de las memorias
caché, etc.

Finalmente, en el caso de grupos de núcleos, se
utiliza la información suministrada por el módulo
para lanzar en paralelo tareas que subseleccionan
los tiles correspondintes a cada bloque y ejecutan la
función deseada utilizando alguna herramienta como
OpenMP, TBBs, Cilk, o similar. En el caso de ace-
leradores, la comunicación de estructuras de datos
(tiles) entre la memoria global y el dispositivo que-
da oculta en la llamada a las funciones. Se define
un método común de lanzamiento de kernel o códi-
go, que internamente detecta el tipo de dispositivo
asociado y ejecuta las acciones especiales necesarias
para lanzar un kernel en el caso de una GPU.

D. Combinación de niveles

Las técnicas de partición se pueden combinar en
diferentes niveles de forma natural. Dependiendo del

tipo de aplicación puede resultar más natural una
aproximación top-down o una bottom-up.

Por ejemplo, se puede usar primero una técnica de
layout para distribuir un dominio entre procesos, y
luego aplicar una técnica de blocking/tiling sobre el
subdominio local del dispositivo o grupo de dispositi-
vos. Por el contrario, se pueden calcular previamente
los tamaños de los tiles y utilizar una técnica de la-
yout para distribuir los bloques o tiles a lo largo de
un conjunto de procesos.

También es posible anidar o construir estructuras
recursivas que utilicen layouts en múltiples niveles
para generar particiones recursivas a lo largo del con-
junto de procesos.

V. Casos de estudio

Hemos seleccionado dos aplicaciones sencillas para
probar la aplicación de estas combinaciones en clus-
ters h́ıbridos. La primera es el solver iterativo para
PDEs basado en el método de Jacobi presentado en
la figura 2. En este caso, en el código generado se uti-
liza primero un layout de bloques rectangulares para
distribuir la estructura de datos matricial entre los
procesos de paso de mensajes. Se utiliza posterior-
mente un módulo de Blocking básico para crear un
tiling adecuado para los grupos de cores o GPUs. Los
procesos asignados al mismo nodo se sincronizan en
cada iteración para hacer las copias de las ghost zo-
nes o zonas fantasma entre diferentes procesos. Los
procesos en diferentes nodos vecinos se comunican
las zonas fantasma aśıncronamente, de la forma ha-
bitual.

El segundo ejemplo es una factorización LU. En es-
te caso, en el código generado se utiliza una técnica
de Blocking/Tiling que calcula un tamaño de blo-
que genérico apropiado para comunicar entre los los
diferentes dispositivos o grupos de dispositivos. Es-
tos bloques se distribuyen a lo largo del conjunto de
procesos utilizando una técnica de layout ćıclica. El
resultado es una distribución bloque-ćıclica adapta-
da a las caracteŕısticas de la plataforma de ejecución.
Dentro de un nodo los procesos se sincronizan para
copiar datos de las zonas compartidas. Entre nodos
los procesos se comunican con operaciones colectivas
mandando y recibiendo bloques o grupos de bloques
según los patrones del algoritmo.

La biblioteca Hitmap ha demostrado previamente
una buena eficiencia y escalabilidad en sistemas de
memoria distribuida y compartida utilizando el pa-
radigma de paso de mensajes [7]. Los experimentos
preliminares con el nuevo sistema de capas incluyen-
do las abstracciones que se utilizan para los dispo-
sitivos dentro de un mismo nodo demuestran que la
sobrecarga introducida por estas nuevas abstraccio-
nes es pequeña y fija, no afectando negativamente a
la escalabilidad. En el caso de grandes cargas compu-
tacionales la sobrecarga es despreciable.

VI. Conclusión

En este trabajo se presentan innovaciones en el de-
sarrollo de Trasgo, un sistema de programación capaz
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de generar códigos eficientes y adaptables a partir de
código abstracto y portable. Se muestra como ésto se
consigue gracias a mover decisiones de mapeo a tiem-
po de ejecución dejando que las estructuras de comu-
nicación y sincronización dependan de los resultados
de las mismas. El sistema de generación de código se
apoya en Hitmap, una biblioteca run-time que pro-
vee de las herramientas y utilidades necesarias para
el mapeo en tiempo de ejecución. Se muestran nue-
vas técnicas orientadas a explotar múltiples niveles
de paralelismo en clusters h́ıbridos y/o heterogéneos.
El marco de trabajo planteado por el sistema Tras-

go presenta aún varios retos importantes. Entre ellos
se pueden destacar los siguientes. Incluir poĺıticas au-
tomáticas de asignación de grupos de dispositivos a
procesos de paso de mensajes para equilibrar la ca-
pacidad de computo. La integración de un sistema
de generación automática del código de kernels pa-
ra GPU u otros aceleradores a partir del lenguaje
de entrada. Poĺıticas de blocking/tiling que utilicen
una mejor caracterización de los códigos para deri-
var tamaños de bloque apropiados. O la inclusión de
técnicas de partición y layout irregulares que adapten
la carga a las capacidades de diferentes dispositivos.
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Filtrado Temporal con Compensación Movimiento.

Hoy en d́ıa los dispositivos de codificación de v́ıdeo
necesitan realizar transmisión de datos hacia una
gran variedad de terminales, posiblemente con difer-
entes resoluciones de pantalla, distinta capacidad de
computación y a través de redes con ancho de banda
variable. La codificación de v́ıdeo escalable es una
alternativa para soportar de forma óptima estas apli-
caciones. Por otra parte, el control de bit-rate y la
calidad de la imagen se han convertido en uno de
los retos más importantes en la transmisión de v́ıdeo
ya que su adecuado tratamiento permite maximizar
la calidad de los v́ıdeos reconstruidos. En este tra-
bajo estudiamos el problema de control de bit-rate
para secuencias de imágenes comprimidas usando
Motion JPEG2000 y estimación de movimiento. Pro-
ponemos una técnica iterativa y evaluamos su efica-
cia en comparación con el control de bit-rate que re-
aliza el codec H.264/SVC, obteniendo resultados que
avalan nuestra propuesta.

I. Introducción

LO s avances tecnológicos y los estándares de cod-
ificación de v́ıdeo, unidos al rápido desarrollo y

mejoras de las infraestructuras de red, capacidad de
cómputo y almacenamiento, han permitido un rápido
incremento del número de aplicaciones que manejan
v́ıdeo. Esto, unido a proliferación de servicios multi-
media en Internet y al auge que en los últimos años
han experimentado las redes inalámbricas de banda
ancha, han hecho que la comunicación y transmisión
de v́ıdeo a través de la red se haya convertido en un
foco de interés tanto para la industria como para el
mundo académico.

La transmisión de v́ıdeo en tiempo real requiere
una calidad de servicio que generalmente esté condi-
cionada por: el ancho de banda, el retraso en la
entrega y los errores de transmisión. La trans-
misión de v́ıdeo presenta, por norma general, una
serie de requisitos mı́nimos en cuanto a ancho de
banda para conseguir una calidad aceptable de pre-
sentación. Por otro lado, la transmisión de v́ıdeo

1Este trabajo ha sido financiado por subvenciones del Min-
isterio de Ciencia e Innovación de España (TIN2008-01117),
la Junta de Andalućıa (P08-TIC-3518 y P10-TIC-6548), y en
parte financiado por el Fondo Europeo de Desarrollo Regional
(ERDF).

requiere estrictos requisitos en cuanto al retraso en
la entrega. Si los paquetes que componen el v́ıdeo no
llegan de la forma adecuada, la reproducción sufrirá
pausas no deseadas. Por último, las aplicaciones
de v́ıdeo normalmente imponen ĺımites en cuanto
al número de errores permitidos ya que demasia-
dos errores degradaŕıan seriamente la calidad de re-
producción. Además, en los casos de multidifusión
de v́ıdeo, la heterogeneidad de los receptores hacen
dif́ıcil conseguir la eficiencia y flexibilidad requerida.
Por lo tanto, es deseable contar con esquemas de cod-
ificación de v́ıdeo escalable que permitan adaptarse
a la situación concreta de las condiciones en las que
se realiza la transmisión / reproducción.

Un esquema de codificación de v́ıdeo escalable con-
siste básicamente en comprimir una secuencia v́ıdeo
en varios sub-streams. Uno de estos sub-streams
se considera el sub-stream base que puede ser inde-
pendientemente descodificado y proporciona general-
mente una calidad visual de reproducción básica. Los
demás sub-streams son mejoras del sub-stream base
y pueden ser solamente descodificados junto con el
sub-stream base para proporcionar una mejor calidad
visual del v́ıdeo. La descodificación del sub-stream
base junto con determinadas combinaciones de los
demás sub-streams produce secuencias de v́ıdeo con
mayor o menor pérdida de calidad, distinto tamaño
de las imágenes del v́ıdeo y diferente frame-rate. Esto
es lo que se conoce como escalabilidad en calidad, es-
pacial y temporal, respectivamente.

La codificación de v́ıdeo escalable puede ayudar al
BRC (Bit-Rate Control) debido a la capacidad de
reconstrucción a distintas resoluciones y/o calidades
a partir de bit-streams incompletos. Esta capacidad
permite una fácil y rápida adaptación a las capaci-
dades concretas de cada red y/o terminal. Se pueden
conseguir diferentes formas de escalabilidad según el
estándar de codificación usado. En nuestro caso, nos
centramos en el estándar JPEG2000 porque nos per-
mite conseguirlas todas.

El resto del Paper está organizado como sigue.
En el Apartado II se presenta una visión general de
JPEG2000, Motion JPEG2000 y H.264/SVC. Éste
último se ha usado para compararlo a nivel de eficien-
cia con nuestra propuesta. Una breve descripción del
codec MCTF+JPEG2000 básico (MCJ2K) además
del algoritmo propuesto de un eficiente BRC para
MCJ2K, se muestra en la Sección III. En la Sección
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Fig. 1. Diagrama de bloques del compresor JPEG2000.

IV presentan los resultados experimentales. Por
último, en la Sección V se muestran las conclusiones
a las que llegamos en el estudio.

II. Trabajo relacionado

JPEG2000 [1], [2] es el estándar ISO/ITU más re-
ciente de compresión de imágenes. El objetivo de
este apartado es sólo proporcionar una breve de-
scripción a muy alto nivel del codec JPEG2000 para
el posterior entendimiento los siguientes apartados
de este trabajo.

En la Figura 1 se muestra una versión simplificada
del diagrama de bloques del codificador JPEG2000.
En primer lugar, según se desee aplicar el codec con
o sin pérdida se toma uno de los caminos represen-
tados. El primer paso, llamado Offset normaliza las
muestras de cada bloque entre [-0.5, 0.5[ provocando
una pérdida irreversible en los datos, o teniendo en-
cuenta el no de bits/componente para permitir una
decodificación reversible. A continuación, cada una
de estas particiones se somete de forma opcional
a una transformación de componentes con el obje-
tivo de conseguir descorrelacionar las componentes
de color. Dicha transformación de color puede ser
irreversible (ICT), donde las componentes se repre-
sentan en formato YCbCr. En caso de hacerse de
forma reversible (RCT) la transformación se hace en
un dominio de enteros, en el que se puede invertir las
operación sin perdida de precisión. En cualquier caso
a las componentes resultantes se les aplica la Trans-
formada Wavelet (llamada transformada espacial en
la Figura 1) y después son cuantificadas, eliminando
generalmete ruido de alta frecuencia.

La siguiente etapa, consiste en la definición de la(s)
region(es) de interés (ROI). Si las hubiera, los blo-
ques comprendidos en dicha región serian extráıdos
en mayor medida que el resto, aportando una mayor
calidad de ellos, haciendo uso de la codificación de
longitud variable (VLC) que hace efectiva la com-
presión de los datos. Esto es, cada sub-banda se
divide en codeblocks rectangulares, que se compri-
men de forma independiente usando un codificador

bitplane que hace tres pasadas sobre cada bitplane
de cada codeblock consiguiendo como resultado un
bitsream truncable de cada codeblock. Por último la
etapa PCRD-opt (Post Compression Rate-Distortion
Optimization), organiza los datos en el code-stream
con el objeto de conseguir las diferentes formas de
escalabilidad. Aśı durante la descompresión, para la
escalabilidad en calidad, por ejemplo, las sub-bandas
deben ser decodificadas usando un orden LRCP (ca-
pas de calidad, resolución, componentes y precintos)
ya que es el orden de paquetes que guarda mejor
relación entre el tamaño del code-stream y calidad
de la imagen descomoprimida usando dichos paque-
tes.

El comité JPEG amplió el estándar JPEG2000
para la codificación de v́ıdeo. El resultado se conoce
como Motion JPEG2000 (MJ2K). MJ2K no incluye
compensación de movimiento (cada frame se com-
prime de forma individual) y está orientado a generar
v́ıdeo comprimido altamente escalable que puede ser
fácilmente editado.

H.264/AVC [3], [4] es un codificador de v́ıdeo
estándar que proporciona gran eficiencia de com-
presión. La versión escalable de H.264/AVC es
H.264/SVC. En SVC se permite escalabilidad tem-
poral, espacial y en calidad.

III. Propuesta

Son muchos los esfuerzos destinados al desarrollo
y mejora de sistemas de codificación de v́ıdeo efi-
cientes. Estos estudios consiguen buenos resultados
centrándose en caracteŕısticas concretas de la ”codi-
ficación ideal” de un v́ıdeo como pueden ser un buen
acceso aleatorio al contenido [5] o portabilidad en
la transmisión por un canal estrecho [6]. Sin em-
bargo, parece evidente que el mayor número de ven-
tajas se consigue por medio de compensación tempo-
ral de movimiento, donde por ejemplo, puede llegar a
conseguirse una notable reducción del bit-rate nece-
sario para llevar a cabo la codificación de un v́ıdeo.
Aunque se trata de un aspecto importante de mejora
del rendimiento de compresión, sigue siendo un pro-
ceso que no cuenta una metodoloǵıa estándar. Exis-
ten numerosos estudios que aplican alguna estrategia
de predicción de movimiento usando técnicas como
MCTF [7] (Motion Compensated Temporal Filter-
ing) o LIMAT [8] (Lifting-based Invertible Motion
Adaptive Transform) y que muestran resultados in-
teresantes.

Como se observa en las dependencias de la Figura
2, MCTF provee de una escalabilidad temporal y
controles para minimizar el impacto de errores y
pérdidas en los datos. El resultado de aplicar MCTF
a una secuencia de imágenes es otra secuencia de
imágenes filtradas en el dominio del tiempo, que
pueden ser comprimidas eficientemente por un com-
presor de imágenes MJ2K.

En este trabajo se propone usar una técnica nove-
dosa a la que hemos denominado MCJ2K (Motion
Compensated JPEG2000), pretende aunar las ven-
tajas de MCTF y Motion JPEG2000 en la com-
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Fig. 3. Estructura básica de MCJ2K.

presión de secuencias de imágenes con compensación
de movimiento.

MCJ2K proporciona compresión escalable en es-
pacio, tiempo y calidad mediante la distribución de
los datos en capas de calidad y la posterior orde-
nación de los mismos. Durante la descompresión
para la escalabilidad en calidad, las imágenes de
las sub-bandas temporales deben ser decodificadas
usando un orden LRCP. Cada sub-banda temporal
será un code-stream diferente, comprimido de forma
independiente con MJ2K. El esqueleto de MCJ2K se
puede ver en la Figura 3, donde el v́ıdeo original es
divido en sub-bandas temporales mediante el algo-
ritmo de MCTF y cada una de las imágenes residuo
(B) en cada sub-banda es comprimida usando J2K.
Para la descompresión se invierte el proceso dando
lugar al v́ıdeo reconstruido, a partir de vectores de
movimiento (M) comprimidos sin pérdidas (habitual-
mente), imágenes comprimidas con pérdidas (gen-
eralmente) intra (I) y residuos.

Es importante precisar que la implementación de
MCTF debe sufrir ciertas modificaciones para adap-
tarse al esquema inicial (Figura 3) y siga una t́ıpica
implementación recursiva ”filter bank”, con transfor-
maciones hacia adelante y hacia atrás. Por ejemplo,
en caso de no encontrar suficiente correlación tem-
poral, las imágenes B son reemplazadas por I y las
referencias en los vectores de movimiento se eliminan
(Figura 2).

A. El code-stream MCJ2K

Al aplicar el algoritmo de compresión de v́ıdeo
de MCTF, el code-stream generado, es compuesto
de múltiples conjuntos de información. Como se
observa en la Figura 2 se obtienen tantas sub-
bandas de información sobre texturas como número
de niveles de resolución temporales (TRL) indica-

dos para la compresión. Por otra parte, la infor-
mación del movimiento se distribuye en tantos cam-
pos de movimiento como sub-bandas de altas fre-
cuencias. El code-stream se compone de la siguiente
información:

1. Texturas: Comprenden la secuencia de
imágenes del v́ıdeo divididas en sub-bandas.
Cada sub-banda está compuesta por imágenes
I y/o residuos B, que son comprimidos con un
no concreto de capas de calidad, de manera que
se puede enviar sólo el no de capas deseado de
una sub-banda. Cada capa adicional propor-
ciona información más precisa de las imágenes
de la sub-banda. No hay ĺımite en el no de capas
con la que se desee crear una sub-banda, pero un
no demasiado alto provoca ineficiencias, ya que
cada capa necesita de una cabecera. Además
puede que la información de la sub-banda no se
pueda dividir en más partes (capas) y entonces
se creen capas vaćıas sin información útil, sólo
con cabeceras, siendo una capa que únicamente
engorda el code-stream. En la Figura 3 podemos
observar que existen dos tipos de sub-bandas, la
L y las H, según el rango de frecuencia de las
texturas que almacenan.

(a) L (Low): Esta sub-banda no se relaciona
con información de movimiento, siendo total-
mente independiente del resto. Contiene sólo
imágenes I.

(b) H (High): Son generadas TRL - 1 sub-
bandas, que contienen las imágenes residuos
producidas por el algoritmo MCTF. Dichas
imágenes sólo contienen texturas de altas fre-
cuencias.

2. Movimiento: Para cada sub-banda con altas
frecuencias, existe un conjunto de vectores de
movimiento, comprimidos sin pérdida. Éstos in-
dican la posición de cada uno de los bloques de
cada imagen B, en cada sub-banda H. Para nues-
tra propuesta será considerado cada campo de
movimiento como una capa de calidad.

B. Reconstrucción de un code-stream incompleto

Este repertorio de sub-bandas, campos de
movimiento y capas hace posible un env́ıo selec-
tivo y óptimo del code-stream cuando es necesario
truncarlo. Aśı en situaciones de transmisión reales,
donde se produce un truncamiento del code-stream
o incluso la pérdida completa de una sub-banda,
el descompresor necesita poder reconstruir el v́ıdeo
usando un code-stream incompleto. En nuestra
propuesta, en caso de faltar uno(s) campo(s) de
movimiento, se usa la compensación del movimiento
para interpolar los datos que faltan. De manera que,
el descompresor interpola linealmente los frames que
no son recibidos, manteniendo constante el frame-
rate. Si los datos que faltan son una(s) sub-banda(s),
las texturas no recibidas se interpretan como negro y
se mezclan con las texturas de las que śı se dispone.
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C. Un algoritmo de Control del Bit-Rate (BRC)

En este trabajo se evalúa el uso de una técnica de
control del bit-rate que permite maximizar la cali-
dad del v́ıdeo descomprimido en un entorno de trans-
misión de ancho de banda inferior al necesario para
enviar el v́ıdeo sin truncar. La disminución de la
distorsión que produce cada capa (entiéndase como
un campo de movimiento o capa de calidad de una
sub-banda), es aditiva [9], es decir, podemos calcu-
lar la distorsión (o calidad) de un v́ıdeo reconstruido,
como la suma de las calidades que proporciona cada
capa de cada sub-banda o campo de movimiento de
forma independiente, lo mismo ocurre entre las ca-
pas de calidad de cada imagen. Nuestro algoritmo
BRC, se sirve de esta caracteŕıstica para conocer
cual es el beneficio real (disminución de distorsión
frente a aumento de bit-rate) de cada capa a la hora
de la reconstrucción. Aśı, según nuestro algoritmo
BRC, la selección del orden óptimo de entre todas
las capas se lleva a cabo tratando de minimizar la
curva Rate/Distorsión (R/D) del v́ıdeo reconstruido,
siendo R su bit-rate y D su error cuadrático medio
(RMSE). Si la selección de capas es adecuada, cada
capa adicional enviada al descompresor proporciona
una disminución en la distorsión y un aumento en
el bit-rate consumido. Es decir, añadir una capa a
la reconstrucción queda representado en una gráfica
R/D como un punto que se sitúa más a la derecha
(más bit-rate) y más abajo (menos distorsión) que
el punto anterior que carećıa de dicha capa. Aśı la
pendiente, (slope en el Algoritmo 1) en una curva
R/D debeŕıa ser monótonamente no creciente, con
lo que dibuja un triángulo rectángulo entre cada par
de puntos, permitiendo calcular su inclinación. A
mayor inclinación, mejor opción constituye la capa
analizada. La labor de nuestro algoritmo BRC con-
siste en calcular las inclinaciones derivadas de añadir
una capa al code-stream en cada sub-banda y campo
de movimiento, para seleccionar la mejor, obteniendo
aśı un nuevo code-stream con dicha capa adicional.
Este nuevo code-stream se usa entonces para la sigu-
iente iteración de este proceso de cálculo y selección.

En el pseudocódigo del Algoritmo 1 se describe
este proceso, aśı como los parámetros de entrada y
salida en la Tabla 1. El parámetro L0 representa el
v́ıdeo original y t su duración, ésta es necesaria para
calcular el valor real del ancho de banda consumido
por un code-stream y aśı poder comparar con el an-
cho de banda disponible (B). Para la aplicación de
nuestro algoritmo de BRC se debe disponer del code-
stream completo (C ), es decir, no truncado, gener-
ado previamente mediante la compresión del v́ıdeo
original. Esta compresión necesita de parámetros
que también son necesarios para poder truncar y re-
construir dicho code-stream, éstos son, entre otros
menos relevantes, el no de TRL (T ) y el no de
capas con las que se comprimió cada sub-banda y
campo de movimiento, representado como (Q[]), este
parámetro es un vector de enteros donde las primeras
(T ) posiciones hacen referencia a las sub-bandas de
texturas, siendo éstas por ejemplo: L, H2 y H1 para

un T=3. Las siguientes T-1 posiciones hacen refer-
encia a los campos de movimiento correspondientes
a H2 y H1, en el ejemplo dado. La finalidad del al-
goritmo consiste en devolver un fichero (E list) con
el orden óptimo de env́ıo de las capas.

En la ĺınea 1 del Algoritmo 1 se inicializa el
parámetro V[], el cual tiene la misma estructura que
el parámetro Q[], con la salvedad de que en este
último se indican el no de capas del code-stream sin
truncar (C ) y en V[] se indican el sub-conjunto de
capas de C que constituye un code-stream truncado
(C part). En un principio se considera que no se
está enviando ninguna capa, quedando representado
por un valor igual a [0, ···, 0] en V[]. La estruc-
tura de datos E[] contiene un determinado V[], que
también se inicializa, y más datos calculados sobre
la reconstrucción del v́ıdeo (Lq) según las capas que
dicho parámetro V[] indica, como son: la pendiente
(S ), el consumo de bit-rate (R) y la distorsión (D).
En esta misma ĺınea de pseudocódigo se representa
la estructura de datos E[V[], S, R, D] como E[V[]]
para indicar que el valor que se está inicializando es
V[]. Lo mismo ocurre en la ĺınea 2 donde la misma
estructura se representa como E[S, R, D] indicando
que los valores asignados son sólo estos tres. Dicha
inicialización consta de tres asignaciones: la pendi-
ente, que se iguala a un valor mı́nimo, como podŕıa
ser 0 o un no negativo; el bit-rate que se igualaŕıa a
0, al no haberse transmitido aún nada, no hay ancho
de banda consumido; y por último la distorsión que
debe ser ahora máxima, dado que al no enviar nada la
reconstrucción será peor en calidad que la que pueda
generar cualquier truncado del code-stream.

En la ĺınea 3 se encuentra el bucle que condiciona
el no de iteraciones del algoritmo de BRC, el cual
es útil iterar mientras queden capas para enviar y
se disponga de ancho de banda B. Para la primera
condición, se conocen el no de capas totales en el
parámetro Q[], donde siempre debe existir alguna
sub-banda (posición del vector) que sea mayor es-
tricto que su correspondiente sub-banda o campo de
movimiento en V[].

En el bucle for se evalúan tantos V[], entonces
llamados V test, como sub-bandas y campos de
movimiento contenga el code-stream. Cada V test
consiste en la adición de una capa al code-stream rep-
resentado por V[]. Aśı iterativamente de las ĺıneas
7 a la 10 la función extracting layers extrae code-
streams truncados (C part), que son reconstruidos
(Lq) para calcular el ancho de banda usado, la dis-
torsión y la pendiente del V test evaluado.

En la ĺınea 12 la estructura de datos E[] se
mantiene actualizada conteniendo el V[] y demás
datos asociados a la mayor pendiente (S ) encontrada
hasta el momento. De forma que tras finalizar dicho
for la mejor opción, entiéndase como el V test que
proporciona el code-stream que genera el v́ıdeo re-
construido con una mayor pendiente en una curva
R/D, es almacenada, en el fichero E list (ĺınea 16 )
para su posterior consulta durante el env́ıo.
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Input

L0 Original video
t Duration of L0

B Available bandwidth
C Complete code-stream
T Number of TRL of the C
Q[] Total number of layers of each sub-band
Q[i] Total number of layer of a sub-band

Output
E list File with the list of optimal order

Temporal Structures
C part Truncated one part C

Lq Reconstructed video from C part
V [] Number of layers in each sub-band of a

C part
V test[] Another instance of V[]
V [i] Number of layers in a sub-band

S,R,D Slope, Bit-Rate and Distortion of a Lq

E[V [], S, R,D] Data of a particular C part and Lq

min,max Values for S and D

Table 1: Parámetros.

1 E[V []] = V [] = create V (T);
2 E[S, R, D] = min, 0, max;
3 while exits layers unsent (Q[], V []) and B do
4 V[] = E[V[]];
5 for i=1 until i=T do
6 if Q[i] > V [i] then
7 V test[] = add (V[], V [i] + 1);
8 C part = extracting layers (V test[], C);
9 Lq = decompressor (C part, T);

10 S, R, D = info (L0, t, Lq , E[R, D]);
11 if S > E[S] then
12 E[] = V test[], S, R, D;
13 end

14 end

15 end
16 E list = save (E[]);

17 end

Algorithm 1: Pseudocódigo BRC.

Notar que el primer code-stream que es selec-
cionado para ser enviado, consta de una sola capa
de la sub-banda L. Como puede verse en la Figura
2 la sub-banda L compuesta sólo por imágenes I, no
depende de ninguna otra sub-banda, y por ello, la
primera opción resulta ser siempre ésta.

IV. Evaluación

La evaluación del algoritmo BRC se ha llevado
a cabo con code-streams generados por MCJ2K.
Además para ubicar la relevancia de los resultados
se han comparado las curvas R/D dadas por el codec
H.264/SVC. Para proporcionar una comparación re-
alista se han considerado todas las posibles variables
que afectan a ambos codec, con el fin de igualar
condiciones. Aśı se han usado igual no de TRL e
imágenes, tamaño de GOP, ancho de banda y esca-
labilidad (que ambos codec permitan truncar el code-
stream el mismo no de veces). Aunque en este último
aspecto, SVC no nos ha proporcionado tanta esca-
labilidad como MCJ2K en resoluciones altas, como
es FULL-HD, ya que produce un error de computo
al intentar codificar un v́ıdeo a más de 4 puntos de
truncadoEn resoluciones pequeñas (CIF), represen-
tada en la Figura 4 Fila 1, si se ha obtenido una
escalabilidad comparable entre ambos codec.

En la Figura 4 se muestran los resultados de
la evaluación de nuestro algoritmo BRC. En cada
gráfica se muestran 3 curvas R/D. Dos curvas del
codec MCJ2K con y sin BRC, en comparación con

la curva dada por H.264/SVC. A excepción de las
gráficas de la Figura 4 Fila 2, donde en lugar de una
curva para SVC, se muestran dos, con 3 y 4 pun-
tos de truncado, con intención de dar una visión del
codec SVC más detallada, dado que no se ha po-
dido equiparar la escalabilidad con MCJ2K en res-
olución alta. Las curvas para MCJ2K sin BRC se
han obtenido extrayendo el mismo no de capas de to-
das las sub-bandas, siendo el primer punto de trun-
cado la reconstrucción de sólo las primeras capas.
Esto es equivalente a codificar y extraer el v́ıdeo
completamente con un determinado nivel de cuan-
tificación.

Como puede verse en la Figura 4 la aplicación
de nuestro algoritmo de BRC siempre mejora la efi-
ciencia en el env́ıo de datos del codec MCJ2K. Esta
mejora es máxima, a mı́nimo ancho de banda y nula
en el máximo ancho de banda, coincidiendo aśı los
últimos puntos de las curvas R/D de con y sin BRC.
Esto se debe a que en máximo bit-rate se env́ıan to-
das las partes del code-stream, resultando la recons-
trucción completa del mismo. El decremento en esta
eficiencia, respecto de no usar BRC, no es lineal, ya
que el aporte de cada capa depende de parámetros
de entrada y de las propias caracteŕısticas del v́ıdeo.

La cuant́ıa de los beneficios de la optimización pre-
sentada aumentan de forma lineal al no de TRLs y
capas usado para la compresión (en nuestros ejem-
plos usamos 8 capas de calidad para las texturas y
1 para los vectores de movimiento), puesto que al
estar compuesto de un mayor no de partes, su orde-
nación y posibilidad de no env́ıo de algunas de ellas
tiene mayor relevancia. Esto queda de manifiesto
en la Figura 4 Columna 1, donde a 3 TRL el an-
cho de banda mı́nimo necesario para transmitir cada
v́ıdeo (CIF y FULL-HD, respectivamente) se reduce
al usar BRC de 123.264 a 68.112 Kbps y de 301.824 a
228.816 Kbps. Estas mejoras aumentan en los ejem-
plos a 5 TRL (véase la Figura 4 Columna 2), donde el
mı́nimo ancho de banda necesario al usar BRC pasa
de 103.538 a 20.724 kbps (v́ıdeo CIF), y de 184.602 a
66.112 kbps (v́ıdeo FULL-HD). Es decir, se consigue
reducir a menos de la mitad el ancho de banda nece-
sario para reconstruir los v́ıdeos a su mı́nima calidad
disponible, haciendo posible su transmisión bajo re-
stricciones de bit-rate donde antes no se podŕıa re-
producir nada.

Desde el punto de vista de la calidad del v́ıdeo, se
puede valorar que todo este bit-rate ahorrado puede
ser invertido en disminuir la distorsión usando un bit-
rate similar. Aśı especialmente para 5 TRL (Figura
4 Columna 2), usando un ancho de banda similar
obtenemos una disminución de la distorsión, gracias
al uso del BRC, desde 28.034 a 22.684 dB y de 10.372
a 8.958 dB, para los v́ıdeos a baja y alta resolución
respectivamente.

Además el BRC presentado consigue explotar toda
la escalabilidad del codec MCJ2K. Esto puede obser-
varse en la Figura 4, comparando el mayor no puntos
en las curvas con que sin BRC. El no de puntos de
truncado para todos los code-stream de MCJ2K sin
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Fig. 4. Comparación entre nuestro BRC y el de H.264/SVC. Vı́deos de baja y alta resolución (filas), de 3 y 5 TRL (columnas).

BRC es de 8. Gracias al uso del BRC se consiguen
26 y 44 puntos de truncado para 3 y 5 TRL, respec-
tivamente. En el caso de SVC se obtienen 16 y 12
puntos de truncado a baja resolución con 3 y 5 TRL,
respectivamente. Y 4 puntos a alta resolución, sea
cual sea el valor de TRL. Aśı, especialmente en al-
tas resoluciones la escalabilidad de los code-stream
generados por MCJ2K con BRC, mejora un 69% y
81% para resoluciones bajas y altas, respectivamente.
Esto representa una mayor escalabilidad de MCJ2K
con BRC respecto a SVC de: 38% y 73% en los ejem-
plos de la Figura 4 Fila 1. Y aumento de un 85% y
91% para la Fila 2.

V. Conclusiones

MCJ2K carećıa de un control de bit-rate que le
permitiera optimizar la calidad de sus reconstruc-
ciones en code-stream escalables, como śı tienen
codec como H.264/SVC, con el que comparamos
nuestra propuesta de BRC, que en este trabajo, apli-
camos a code-stream generados por MCJ2K. Aunque
es aplicable a otros tipos code-stream escalables.

La aplicación de nuestro BRC nunca provoca un
empeoramiento respecto de no usarlo. Por tanto,
siempre es provechoso su uso en términos de maxi-
mizar la calidad del v́ıdeo. Se ha conseguido poder
transmitir v́ıdeo necesitando cinco veces menos an-
cho de banda. Además, el uso del algoritmo de BRC
posibilita explotar completamente toda la escalabili-
dad proporcionada por el codec MCJ2K, superando
hasta en un 91% a H.264/SVC.

Sin embargo, todas estas ventajas tienen un coste
en tiempo de codificación del v́ıdeo, donde para
obtener el orden óptimo se requiere de iterativas ex-
tracciones y reconstrucciones.

Como ĺınea de trabajo futuro es interesante aplicar
planteamientos que mejoren la compresión máxima,
en esta ĺınea se puede investigar la compresión es-
calable de los vectores de movimiento. Junto a sus
resultados se obtendrá además una mayor escalabili-
dad del code-stream a la actual.
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Implementación del Gradiente Conjugado en
un sistema multi-GPU

Carmen Pena, Emilio J. Padrón y Margarita Amor1

Resumen— El método del Gradiente Conjugado es
uno de los métodos numéricos más eficientes para la
resolución de grandes sistemas de ecuaciones lineales,
sobre todo cuando estos presentan una matriz de coe-
ficientes dispersa. Este trabajo aborda la implementa-
ción GPGPU del método del Gradiente Conjugado en
sistemas CUDA multi-GPU. Aunque abundan las im-
plementaciones de este tipo de algoritmos enfocadas a
sistemas con una única GPU, no es habitual encontrar
implementaciones que permitan aprovechar la presen-
cia de múltiples GPUs en un nodo computacional.

El desarrollo de la implementación CUDA se ha
basado en la mejora progresiva de una versión mono-
GPU, partiendo de una implementación directa que
se va mejorando, y su posterior extensión para el tra-
bajo con múltiples GPUs. Nuestra propuesta explora
las principales caracteŕısticas de CUDA 4 sobre una
arquitectura Nvidia Fermi, consiguiendo una imple-
mentación eficiente del método iterativo. El trabajo
analiza las principales v́ıas de rendimiento y presenta
alguno de los cuellos de botella encontrados.

Palabras clave— GPGPU, CUDA, Gradiente Conju-
gado, Producto Matriz Dispersa-Vector (SpMV)

I. Introducción

EN este trabajo presentamos una adaptación
GPGPU del método del Gradiente Conjuga-

do [1], [2] (en adelante CG, acrónimo del inglés Con-
jugate Gradient) a una GPU (Graphics Processing
Unit) de arquitectura Fermi de Nvidia usando CU-
DA. CG is una aproximación iterativa ampliamente
usada para resolver sistemas de ecuaciones lineales.

Las GPUs son utilizadas últimamente como copro-
cesadores de próposito general, de forma que un am-
plio número de aplicaciones pueden beneficiarse de
la gran potencia de cálculo de estos dispotivivos, en
lo que se ha venido denominando GPGPU (General-
Purpose Computing on Graphics Processing Units).
No obstante, adaptar un algoritmo de forma óptima
a esta arquitectura no es, en general, trivial.

Por un lado, el paralelismo de datos que estos dis-
positivos permiten principalmente explotar no siem-
pre es el más adecuado en las distintas partes del
código de un programa, y, por otro lado, los acce-
sos a memoria (sobre todo determinados patrones
de acceso) suelen verse muy penalizados respecto a
operaciones de cálculo intensivo. A todo ello hay que
unir el cuello de botella que presenta la transferen-
cia de los datos a través de un bus para que la GPU
pueda trabajar con ellos. Un problema adicional lo
constituyen unos modelos, herramientas y entornos
de programación todav́ıa en fase de maduración en
comparación con las aproximaciones tradicionales en
CPU.

1Grupo de Arquitectura de Computadores, Univer-
sidade da Coruña, e-mail: carmen.pena.loures@udc.es,
emilioj@udc.es y margarita.amor@udc.es

En concreto, CG presenta grandes retos en una
implementación GPU debido a la existencia de es-
tructuras y núcleos computacionales no especialmen-
te adecuados para su ejecución eficiente en la GPU,
tales como reducciones escalares u operaciones so-
bre estructuras de datos para matrices dispersas, lo
que supone un patrón irregular de accesos. En este
trabajo se estudian diferentes implementaciones de
CG aprovechando algunas técnicas de optimización
propias de las arquitecturas de Nvidia. Además, se
pretende también aprovechar la presencia de múlti-
ples GPUs en el sistema.

Para llevar a cabo la implementación CUDA de
CG se ha empleado una metodoloǵıa ágil de desarro-
llo. Aśı, comenzando con una versión GPGPU muy
simple de CG, traducción directa del algoritmo se-
cuencial en CPU, se han ido desarrollando, en itera-
ciones cortas de una o dos semanas, nuevas versiones
con las que se solucionan defectos de las anteriores o
se aprovechan nuevas caracteŕısticas de CUDA. Ca-
da versión es evaluada mediante profiling, analizando
su rendimiento, problemas y posibilidades de mejo-
ra. De esta forma, la implementación para una única
GPU se ha ido optimizando en lo posible para ser
finalmente extendida a una implementación eficiente
para un sistema multi-GPU.

La organización de este documento es la siguiente:
La Sección II describe el método del Gradiente Con-
jugado y los principales trabajos relacionados con su
implementación, o con la de alguna de sus operacio-
nes clave, en sistemas GPGPU. La Sección III aborda
nuesta implementación en CUDA, describiendo las
principales iteraciones en su desarrollo hasta llegar
a la versión multi-GPU. Por último, la Sección IV
muestra el rendimiento de las soluciones implemen-
tadas y la Sección V las principales conclusiones ex-
tráıdas del trabajo.

II. Gradiente Conjugado

CG es uno de los métodos numéricos más utiliza-
dos para la resolución de sistemas lineales de ecua-
ciones del tipo

Ax = b (1)

donde A es una matriz cuadrada (n × n), simétrica
(AT = A) y definida positiva (yTAy > 0, y 6= 0), b
es un vector de valores conocidos y x es un vector de
incógnitas.

CG es un método iterativo con complejidad O(n)
que minimiza la función cuadrática

f(x) =
1

2
xTAx− xT b (2)
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obteniendo aśı el vector x solución de la Ec. 1. Para
ello se sigue el siguiente algoritmo iterativo:

d(0) = r(0) = b−Ax(0) (3)

α(i ) =
rT(i )r(i )

dT(i )Ad(i )
(4)

x(i+1) = x(i ) + α(i )d(i ) (5)

r(i+1) = r(i ) −α(i )Ad(i ) (6)

β(i+1) =
rT(i+1)r(i+1)

rT(i )r(i )
(7)

d(i+1) = r(i+1) + β(i+1)d(i ) (8)

en el cual las letras griegas correponden a valores
escalares y el resto son matrices (mayúsculas) y vec-
tores (minúsculas).

Este tipo de métodos son especialmente útiles
cuando se trabaja con grandes matrices dispersas,
por lo que en la práctica se utiliza un número de
iteraciones muy inferior a n, considerando que se al-
canza la convergencia cuando el residuo (r en el al-
goritmo) es suficientemente pequeño.

La operación dominante durante una iteración de
CG es el producto matriz dispersa-vector (SpMV
en la literatura), con un coste de O(nz) operacio-
nes (multiplicaciones y sumas), siento nz el número
de elementos distintos de cero en la matriz disper-
sa. El resto son productos escalares (que se resuel-
ven con una operación de reducción), operaciones
escalar-vector (variantes de lo que se conoce como
SAXPY) y operaciones entre escalares.

La Fig. 1 muestra un pseudocódigo para el méto-
do CG, con los distintos bloques de operaciones que
involucran a matrices y vectores (kernels) identifica-
dos y relacionados con los pasos del algoritmo de las
Ec. 3–8. Para el almacenamiento de la matriz dis-
persa se utiliza el formato CSR (Compressed Sparse
Row) [3], que utiliza tres vectores para representar
la matriz: Anz (simplemente A en el pseudocódigo),
que almacena todos los valores de la matriz que no
son cero, recorridos por filas; colidx, que para cada
elemento de Anz indica la columna de la matriz dis-
persa en la que se encuentra ese elemento; y rowptr,
que indica para cada fila de la matriz dispersa cuál
es su primer elemento no-zero mediante su ı́ndice en
Anz.

En los últimos años proliferan trabajos sobre im-
plementaciones de algunas de las operaciones alge-
braicas más comunes, como la SpMV, en entornos
modernos de computación de altas prestaciones. Aśı,
por ejemplo, en [4] se presentan diversas optimiza-
ciones para entornos multi núcleos, mientras que en
[5] se propone un nuevo formato, CSX (Compressed
Sparse eXtended), para el almacenamiento de matri-
ces dispersas que explota el acceso a las subestruc-
turas dentro de la matriz en sistemas de memoria
compartidas con múltiples unidades de procesamien-
to. Otro formato diferente para matrices dispersas,
en este caso orientado a GPGPU, es propuesto en

SpMV

inner
PROD

inner
PROD

inner
PROD

saxpy2

saxpy

SpMV

inner
PROD2

{(4)

{(5)

(6)

{(7)

{(8)

{(3)

Fig. 1: Pseudocódigo con los principales kernels
computacionales identificados.

[6]: Cocktail Format. Esta aproximación está basada
en el uso de la herramienta clSpMV, que en tiempo
de ejecución analiza la matriz dispersa y recomienda
cuál es el mejor formato para la plataforma sobre la
que se está ejecutando.

En lo que respecta a implementaciones GPGPU
de CG, destaca un trabajo similar al planteado en
nuestra aproximación: [7]. En este trabajo la imple-
mentación paralela de CG en multi-GPU se basa en
dividir en una serie de segmentos las filas de bloques
consecutivos que se obtienen de la matriz dispersa en
formato BCSR. Estos segmentos son posteriormente
asignados a las distintas GPUs.

III. Implementación de CG MultiGPU

Esta sección describe la evolución de la implemen-
tación CUDA planteada, describiendo los aspectos
más relevantes de cada versión.

A. Versión inicial (CG.naive)

Como versión de partida, se ha realizado una tras-
lación directa del algoritmo secuencial, creando un
kernel CUDA por cada uno de los bloques de código
resaltados en la Fig. 1. Después de cada invocación
de un kernel se realiza una sincronización. Por razo-
nes básicas de eficiencia, los valores escalares α y β
se calculan en la CPU.

En concreto, se ha creado un kernel SpMV que
utiliza directamente el formato CSR de la versión se-
cuencial original, y que obtiene el resultado de cada
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1 int i = blockIdx . x∗blockDim . x + threadIdx . x ;
int t i d = threadIdx . x ;

3

i f ( i < n) {
5 sum [ t i d ] = 0 . 0 ;

for ( j=rowptr [ i ] ; j<rowptr [ i +1] ; j++)
7 sum [ t i d ] += a [ j ] ∗ b [ c o l i d x [ j ] ] ;

9 q [ i ] = sum [ t i d ] ;
}

Fig. 2: SpMV versión naive.

uno de los elementos del vector final utilizando un hi-
lo CUDA para calcularlo. La Fig. 2 muestra el código
fuente de este kernel, en el que vemos que cada hilo
CUDA realiza el producto de una fila de la matriz A
por el vector b, obteniendo un escalar.

También se ha creado un kernel de reducción, ba-
sado en la reducción en árbol eficiente en CUDA pro-
puesta en [8], y que se utiliza para implementar los
distintos bloques de código del algoritmo que calcu-
lan un producto escalar. Concretamente los bloques
innerPROD e innerPROD2 mostrados en la Fig. 1 son
implementados con una primera etapa distinta en
ambos, que corresponde a una primera etapa de re-
ducción que se acompaña de una operación previa
(producto de un elemento consigo mismo en el caso
de innerPROD y resta de dos elementos y produc-
to consigo mismo de esa resta en el caso de inner-
PROD2), seguida de una reducción normal que ya es
común a todos los casos (kernel que hemos llamado
reduction).

En la Tabla I, se muestran los datos obtenidos del
profiling realizado sobre esta primera versión de CG
en CUDA. Los parámetros analizados son el tanto
por ciento de tiempo de GPU de cada kernel, la efi-
ciencia de carga y almacenamiento de la memoria
global, la eficiencia de ejecución de los warps, la so-
brecarga causada por las ramas divergentes, la sobre-
carga debida a las reemisiones de instrucciones por
fallos en la memoria global y en su caché, y por últi-
mo la ocupación conseguida frente a la teórica. Co-
mo puede observarse en esta tabla, el kernel que más
tiempo de ejecución consume es el SpMV con mucha
diferencia. Este kernel también tiene unos porcen-
tajes bajos de eficiencia de carga y almacenamiento
en memoria y una sobrecarga causada por la reemi-
sión de instrucciones muy alta, de un 87.8 %. Estos
problemas se atacan en las siguientes versiones.

B. Versión CG con coalescencia y utilización de la
memoria de texturas (CG.CT)

El grado de coalescencia en los accesos a los vec-
tores en el kernel SpMV de la versión naive es muy
bajo, ya que el patrón de acceso a los datos alma-
cenados no es eficiente. Los hilos de un mismo warp
no acceden a datos consecutivos en memoria para los
vectores a ni colidx ya que los datos que va utilizando
cada hilo están almacenados consecutivos por fila en
memoria global (ver Fig. 2). Esto causa que no exista
coalescencia en la lectura de estos dos vectores, pro-
vocando una degradación del rendimiento. Por otro

Fig. 3: Formato ELLPACK para mejorar la coales-
cencia en los accesos a a y colidx.

lado, el acceso al vector b es irregular lo que impi-
de un acceso coalescente. Lamentablemente, en este
caso el tamaño del vector no hace viable su almace-
namiento en la memoria compartida, que podŕıa so-
lucionar este acceso ineficiente. En resumen, el grado
de coalescencia como podemos ver en Tabla I, Global
Memory Load Efficiency, es sólo de un 5.2 %.

Por último, cabe destacar que en este kernel ca-
da hilo realiza un número arbitrario (y potencial-
mente diferente) de iteraciones del bucle for, que
corresponde al número de elementos no nulos de
la matriz A en la fila i que ejecuta la tarea i
(rowptr[i+1]−rowptr[i]). Esto provoca un alto gra-
do de divergencia en las ejecuciones de los hilos de un
mismo warp, como se deduce del valor obtenido de
37.2 % en el parámetro Branch Divergence Overhead
en la Tabla I.

Para corregir estos problemas se optó por anali-
zar diversos formatos de almacenamiento de matrices
dispersas para mejorar la coalescencia en los acceso
a a y colidx. Existe una amplia variedad de forma-
tos de almacenamiento de matrices dispersas, pero
nos centraremos en este trabajo en aquellos formatos
adecuados para matrices con estructura arbitraria y
que al mismo tiempo son eficientes para la realiza-
ción de operaciones matriciales. En concreto, hemos
considerado el formato ELLPACK [9], que almacena
la matriz dispersa de dimensión n × mnz, donde n
es el número de filas y mnz es el máximo número
de elementos distintos de cero presentes en una fila.
Aquellas filas con un número menor de no ceros se
rellenan con ceros. Este formato es muy adecuado
para una implementación GPU, pues permite conse-
guir coalescencia en los acceso, como se puede ver en
el ejemplo de la Fig. 3.

En la matriz 8× 8 del ejemplo, 8 hilos ejecutan el
kernel en paralelo. Como el número máximo de ele-
mentos distintos de cero en una fila de la matriz es de
cuatro, cada hilo hará como mucho cuatro iteracio-
nes del bucle for. Con la nueva disposición planteada
para los vectores, que favorece el acceso coalescente,

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 331



TABLA I: Datos de profiling (en %) de la versión CG.Naive.

SpMV saxpy innerPROD2 innerPROD reduction saxpy2

TiempoGPU 97.7 0.2 0.0 1.6 0.3 0.2

Global Memory Load Efficiency 5.2 99.9 99.9 99.3 38.4 99.9

Global Memory Store Efficiency 39.5 100.0 24.1 24.6 38.6 100.0

Warp Execution Efficiency 62.8 100.0 100.0 100.0 100.0 100.0

Branch Divergence Overhead 37.2 0 0 0 0 0

Total Replay Overhead 87.8 6.1 1 0.9 5.2 8.4

Achieved Occupancy 64 74.1 64.8 68.3 27.4 75.2

i f ( i < n) {
2 temp = 0 . 0 ;

sum [ t i d ] = 0 . 0 ;
4 for ( j=i ; j<i +(mnz−1) · n ; j+=n)

temp += a [ j ] ∗ f e t c h d o u b l e (b , c o l i d x [ j ] ] ;
6

q [ i ] = temp ;
8 }

Fig. 4: SpMV versión CG.CT.

tendremos un tamaño de n × mnz, con mnz como
número máximo de iteraciones por hilo. En el ejem-
plo seŕıan 8×4 = 32 elementos, rellenando con ceros
cuando sea necesario.

La utilización de memoria de texturas presenta al-
gunos beneficios en términos de rendimiento si los
accesos a memoria no siguen los patrones que deben
cumplir los accesos a memoria global, permitiendo
alcanzar un mayor ancho de banda si se logra loca-
lidad espacial en los accesos. Uno de los problemas
que nos encontramos en esta implementación es que
las texturas no trabajan con valores de tipo double,
por lo que hay que hacer una conversión del tipo de
dato a int2, que seŕıa el equivalente que podŕıamos
usar en las texturas. Hemos optado, por tanto, en
mejorar el rendimiento en el acceso al vector b me-
diante el uso de la memoria de texturas. El código
de la Fig. 4 muestra este kernel CG.CT, en el que
además, como la utilización de registros es más ópti-
ma que la utilización de memoria compartida, se ha
usado la variable temp en lugar de sum.

La Tabla II refleja cómo ha aumentado la coales-
cencia y ha disminuido la divergencia en la ejecución
de los hilos de un warp.

C. CG con Multistream (CG.MS)

El siguiente paso seguido para mejorar el ren-
dimiento fue utilizar una ejecución concurrente
aśıncrona, que nos permita eliminar puntos de sin-
cronización y solapar en lo posible cálculo y compu-
tación. En CUDA existen algunas llamadas a funcio-
nes aśıncronas que permiten la ejecución concurrente
entre la CPU y la GPU, devolviendo el control a la
CPU antes de que el dispositivo haya completado la
tarea requerida. Algunos ejemplos de estas funciones
son las llamadas a los kernels, las copias de memo-
ria entre GPUs, las copias de memoria entre CPU
y GPU de bloques de 64 KB o menos, las copias
de memoria realizadas por funciones aśıncronas y las
llamadas a funciones de reserva de memoria.

Dependiendo de la capacidad computacional CU-
DA del dispositivo en cuestión, también es posible
lograr el solapamientos entre la ejecución de los ker-
nels en la GPU y la transferencia de datos entre CPU
y GPU; además de solapamientos entre la ejecución
en GPU de distintos kernels de un mismo contex-
to CUDA; o incluso solapar la copia de datos de
CPU a GPU con una transferencia desde GPU a
CPU. Para lograr esto hay que utilizar, además de las
llamadas apropiadas del API de CUDA, el concep-
to de streams, dividiendo todo el proceso de cálcu-
lo y transferencias en varios flujos de ejecución, En
nuestra propuesta los streams procesan los vectores
en fragmentos de igual tamaño, donde se solapa las
transferencias de los fragmentos de un stream con el
procesamiento de otros.

La cuestión más importante en los streams es la
asociación entre estos y las llamadas a las funcio-
nes que tienen que ejecutar y el orden en que estas
asociaciones se realizan, ya que la cantidad de sola-
pamiento entre los distintos streams depende en gran
parte del orden en que los comandos son distribuidos
a cada uno de ellos. En nuestro código tenemos que
realizar la transferencia de dos vectores y la ejecución
del kernel que trabaja con ellos. Para que se pueda
ejecutar el kernel, tienen que haber sido transferidos
con anterioridad los dos vectores con los que trabaja,
por lo que estas llamadas tienen que realizarse en un
orden determinado:

cudaMemcpyAsync ( vector x0 , stream0 ) ;
cudaMemcpyAsync ( vector y0 , stream0 ) ;
out kerne l<<<stream0>>>(vector x0 , vec to r y0 ) ;

cudaMemcpyAsync ( vector x1 , stream1 ) ;
cudaMemcpyAsync ( vector y1 , stream1 ) ;
out kerne l<<<stream1>>>(vector x1 , vec to r y1 ) ;

Se tienen que enviar los datos del Stream 0 antes de
ejecutar el kernel de este stream, y lo mismo sucede
con el Stream 1. De esta forma se pueden solapar la
ejecución del kernel en el Stream 0 con la transferen-
cia de datos CPU-GPU en el Stream 1, y la ejecución
del kernel en el Stream 1 con la siguiente transferen-
cia de datos en el Stream 0, siempre respetando las
dependencias dentro del mismo stream. Estas ejecu-
ciones concurrentes se repiten hasta que se procesen
todos los fragmentos de los vectores.

En la Fig. 5a se puede ver el resultado del profi-
ler de CUDA con la ejecución de esta versión. En la
figura podemos observar cómo se solapan las ejecu-
ción del kernel SpMV con las copias de memoria entre
CPU y GPU.
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TABLA II: Datos de profiling (en %) de la versión CG.CT.

SpMV saxpy innerPROD2 innerPROD reduction saxpy2

TiempoGPU 41.4 4.4 1.0 25.0 5.4 22.8

Global Memory Load Efficiency 62.6 99.9 99.9 99.8 77.8 99.9

Global Memory Store Efficiency 99.9 99.9 25 25 26.8 81.8

Warp Execution Efficiency 99.9 100.0 100.0 100.0 99.2 100.0

Branch Divergence Overhead 0.1 0.0 0.0 0.0 0.0 0.0

Total Replay Overhead 9.1 0.8 0.1 0.1 3.6 0.2

Achieved Occupancy 35.2 72 76.2 75.3 27 64.6

memcpy GPU->CPU

memcpy CPU->GPU

memcpy CPU->GPU
async

memset32_aligned1D

SpMV

saxpy

innerPROD2

innerPROD

reduction

saxpy2

(a) Versión CG.MS: multi-stream

(b) Versión CG.MG: multi-GPU

(c) Versión CG.MSMG: multi-GPU con multi-hilo en CPU

Fig. 5: Profiling de las tres versiones más eficientes implementadas.

D. CG con Multi-GPU (CG.MG)

Esta nueva versión trata de aprovechar la presen-
cia de múltiples GPUs en el sistema, con lo que la
ejecución se realiza de forma concurrente en más de
una GPU. Existen varias opciones para implementar
esta mejora, consistiendo la más sencilla en que una
única tarea o hilo de la CPU controle todas las GPUs,
cambiando de un contexto a otro para ejecutar los
diferentes streams en cada una. Una opción más ela-
borada consiste en que la CPU tenga una tarea por
cada GPU para controlarlas, de forma que cada tarea
maneja un contexto diferente. Abordamos primero la
versión más simple, dejando la versión multi-hilo en
CPU como una mejora sobre esta.

En esta primera versión simple multi-GPU todas
las comunicaciones entre GPUs tienen lugar a través
de la CPU, siendo un único hilo de CPU el que con-
trola todas las GPUs cambiando de contexto cuan-
do es necesario. Se usa memoria page–locked host
que permite una comunicación más eficiente entre
CPU-GPU y la técnica peer–to–peer que se puede
usar en dispositivos de capacidad computacional CU-
DA 2.0 o superiores. Peer–to–peer consiste en utili-
zar en un espacio de direcciones unificado para la
CPU y GPUs, de forma que se puede usar el mis-
mo puntero para direccionar memoria de cualquiera
de los dispositivos. También se pueden realizar co-
pias de memoria entre dos GPUs usando la función
cudaMemcpyPeer(), que permite un acceso más rápi-
do que el acceso habitual a través de la CPU.

En la Fig. 5b se muestra la gráfica de profiling
para una ejecución de esta versión donde se puede
observar cómo se solapa perfectamente la ejecución
de varios kernels en las dos GPUs utilizadas.

E. CG con Multistream y Multi-GPU (CG.MSMG)

Nuestra segunda aproximación multi-GPU crea un
hilo en la CPU para cada GPU que se vaya a utilizar,
aprovechando aśı además la presencia de múltiples
núcleos computacionales en la CPU. Estos hilos con-
trolan las declaraciones y ejecuciones del contexto de
la GPU que tiene asignada.

Los hilos de la CPU se han implementado median-
te la biblioteca estándar POSIX threads, y lógica-
mente la implementación sigue aprovechando la eje-
cución multi-stream ya implementada. En la Fig. 5c
se presenta la gráfica de profiling de la ejecución de
esta versión, mostrando cómo se solapa perfectamen-
te la ejecución de las dos GPUs utilizadas.

IV. Resultados

En esta sección se presentan los datos de rendi-
miento obtenidos con las diferentes versiones de CG
implementadas sobre dos plataformas diferentes:

Plataforma 1: Dos Nvidia TESLA S2050 con 3GB
VRAM sobre Intel Xeon X5650 2.67GHz con 12
MB caché, 6 núcleos y 12GB de RAM.

Plataforma 2: Nvidia GeForce GTX 580 con 1536
MB sobre Intel Corei7-2600 3.40GHz con 8 MB
caché, 4 núcleos y 8 GB de RAM.

En la Tabla III se muestran los tiempos de eje-
cución de las diferentes versiones en ambas plata-
formas, utilizando distintos tamaños n de la ma-
trix A. La Plataforma 2 dispone de una única GPU,
por lo que no se han ejecutado en ella CG.MG y
CG.MSMG. La tabla presenta el tiempo de ejecu-
ción total, el tiempo de ejecución de una iteración de
CG y la aceleración entre paréntesis. La aceleración
máxima alcanzada es de 8,23x (CG.MG Plataf. 1).
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TABLA III: Tiempo de ejecución en segundos sobre las dos plataformas.

Plataf. 1 n = 1400 n = 7000 n = 14000 n = 75000 n = 150000

CG.CPU
0.2006 1.3387 5.9090 238.7122 637.6806

0.0133 0.0891 0.3934 3.1820 8.4779

CG.naive
2.8530 3.1061 4.0625 66.9248 153.9046

(0.76) 0.0175 (2.41) 0.0304 (3.69) 0.1002 (3.55) 0.8583 (4.22) 2.0101

CG.CT
2.3676 2.5468 3.0756 32.2509 90.6883

(1.73) 0.0077 (4.72) 0.0189 (7.56) 0.0521 (8.01) 0.3973 (7.09) 1.1966

CG.MS
0.1378 0.3492 0.9460 36.7937 107.1265

(1.47) 0.0091 (3.84) 0.0232 (6.36) 0.0619 (6.57) 0.4843 (5.94) 1.4274

CG.MG
0.2475 0.4210 0.9057 29.9743 82.5860

(1.27) 0.0105 (3.97) 0.0225 (6.31) 0.0624 (8.23) 0.3864 (7.69) 1.1025

CG.MSMG
0.2796 0.4702 0.9082 29.4410 82.8173

(1.02) 0.0131 (3.50) 0.0255 (7.28) 0.0541 (8.20) 0.3882 (7.79) 1.0882

Plataf. 2 n = 1400 n = 7000 n = 14000 n = 75000 n = 150000

CG.CPU
0.1052 0.6964 2.9236 126.6280 335.6122

0.0069 0.0460 0.1957 1.6961 4.4502

CG.Naive
0.2256 0.3818 1.2475 55.0469 133.0815

(0.56) 0.0122 (2.00) 0.0230 (2.42) 0.0807 (2.30) 0.7385 (2.50) 1.7787

CG.CT
0.1028 0.2297 0.6127 24.7105 79.3388

(1.50) 0.0046 (3.44) 0.0134 (5.09) 0.0385 (5.20) 0.3264 (4.20) 1.0590

CG.MS
0.0814 0.2278 0.6595 27.9402 89.4715

(1.21) 0.0057 (3.05) 0.0151 (4.43) 0.0442 (4.55) 0.3724 (3.73) 1.1920

V. Conclusiones

En este trabajo se han presentado varias imple-
mentaciones GPGPU del método del Graciente Con-
jugado, todas ellas sobre la plataforma CUDA de
Nvidia. Partiendo de una versión naive mono-GPU,
traducción directa de la versión secuencial para CPU,
se ha alcanzado una versión eficiente mono-GPU y
posteriormente una versión multi-GPU. Durante el
proceso se han analizado los principales cuellos de
botella y problemas de rendimiento, rediseñando el
algoritmo para ajustarse mejor a las caracteŕısticas
de la arquitectura CUDA.

Siendo la optimización del uso de la memoria uno
de los objetivos a alcanzar para obtener un buen ren-
dimiento, se ha mejorado el patrón de accesos para
maximizar el ancho de banda. Aśı, mediante la me-
jora en el grado de coalescencia se ha obtenido una
aceleración de 6x. También se ha experimentado con
el uso de la memoria de texturas, para intentar mejo-
rar el problema de accesos irregulares, obteniéndose
aśı una aceleración en torno a 8x.

Otro de los problemas que se ha encontrado ha si-
do el cuello de botella que supone la transferencia de
datos a la GPU. Para minimizarlo se ha intentado
solapar dicha transferencia de datos con las ejecu-
ciones de código en la GPU mediante el uso de fun-
ciones aśıncronas y de streams. Para poder observar
una mejora significativa en este aspecto se ha desa-
rrollado una versión multi-GPU con la que se puede
solapar la ejecución de una GPU con la ejecución
de otra GPU distinta del sistema. Con esta solución
se ha conseguido paliar en parte el problema de la

transferencia de datos, además de aprovechar la pre-
sencia de múltiples GPUs en el sistema, obteniendo
una aceleración de 8,23x con dos GPUs.
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Resumen--El objetivo de este trabajo es realizar un 

estudio de viabilidad -en cuando a aceleración se refiere- 
de sincronización paralela de trayectorias para detección 
de conflictos en aeronaves, usando hardware gráfico. Se 
pretende evaluar la conveniencia de usar dispositivos GPU 
con este propósito.  

Palabras clave--Trayectoria de Aeronave, EPP, Control 
de Tráfico Aéreo, AGDL, ADS-C, GPU, Sincronización de 
Trayectorias, Resolución de conflictos, CUDA. 

I. INTRODUCCIÓN 

La tarea de comparar múltiples trayectorias es un 
problema bastante costoso. Para conseguir la trayectoria 
de una aeronave suelen usarse predictores de trayectoria 
- Trajectory Predictor (TP) en inglés - que tratan de 
modelar el recorrido de un avión y estimar su trayectoria 
en un intervalo de tiempo futuro. Un TP debe de tomar 
una gran cantidad de datos de entrada para afinar la 
predicción lo más posible. De forma tradicional han sido 
implementados modelos de predicción [5] en los centros 
de control aéreo empleando información proporcionada 
por los radares, con los datos previos de planes de vuelo, 
evaluando la congestión del tráfico aéreo, la información 
meteorológica y las características físicas de cada 
modelo determinado de avión con el ánimo de prevenir 
riesgos. 

En los últimos años se han hecho bastantes esfuerzos por 
facilitar la comunicación entre los centros de control 
aéreo y las aeronaves. Un ejemplo de ello es el uso de 
AGDL (Air Ground Data Link), que establece un canal 
de comunicación entre las propias aeronaves y los 
controladores aéreos [6]. Entre sus Aplicaciones se 
encuentra ADS (Automatic Dependent Surveillance) que 
permite a los aviones proporcionar automáticamente 
datos derivados de la navegación a bordo y de su estado 
(identificación, posición en cuatro dimensiones y datos 
adicionales) a los centros de control aéreo. 

En este trabajo se tomarán como entrada las trayectorias 
predichas por cada aeronave y obtenidas en tierra por 
medio de la Aplicación ADS. Cabe destacar que la 
propia aviónica debería poder hacer predicciones de su 
trayectoria más exactas de lo que un sistema en tierra 
sería capaz de calcular, pues conoce de primera mano el 
estado actual (posición, velocidad, aceleración, cantidad 
de combustible, parámetros de vuelo, etc.) y modelo de 
comportamiento y actuación del avión concreto. 

Una vez obtenida la predicción de trayectoria de varias 
aeronaves se puede utilizar para distintos fines. Un uso 
muy común es la comparación de la trayectoria obtenida 
por medio de ADS y la progresión de la aeronave que se 

tiene prevista en tierra para que el controlador pueda dar 
instrucciones válidas en su gestión del espacio aéreo 
como se refleja en [1] y [3]. Otra posible aplicación es la 
de comparar múltiples trayectorias de aeronaves para 
detectar posibles conflictos y permitir a los 
controladores su resolución, problema estudiado en [2], 
[4] y [7]. Debido a la complejidad de las trayectorias que 
se reciben por ADS, un algoritmo de comparación 
secuencial resulta costoso y poco eficiente. Además, en 
este contexto de tiempo real, el tiempo de respuesta de 
este algoritmo es crucial. Si vamos a detectar un 
conflicto entre dos aeronaves dentro de unos pocos 
minutos, el algoritmo de comparación no puede tardar 
demasiado en avisar de este conflicto al controlador 
porque se pondría en riesgo la seguridad de las 
aeronaves y se violaría la distancia de separación entre 
las mismas. 

II. COMPARACIÓN DE TRAYECTORIAS 

Se introducen algunos conceptos clave que permitan el 
entendimiento de las decisiones tomadas en capítulos 
posteriores: 

Extended Projected Profile (EPP) 

La Aplicación ADS (Automatic Dependent 
Surveillance) es el mecanismo por el cual la aeronave 
envía su trayectoria al sistema de tierra periódicamente, 
por demanda o ante eventos destacables mediante un 
ADS-C Report que contiene un EPP (Extended 
Projected Profile). Este EPP es calculado 
automáticamente por el FMS (Flight Management 
System) y contiene una lista completa de puntos desde la 
posición actual hasta el umbral de la pista de aterrizaje 
en el aeropuerto de destino. Estos son los puntos 
destacables para el vuelo, aquellos interesantes por 
diversos motivos (cambios de rumbo, cambios de 
altitud, entradas y salidas de aerovías, etc.). 

Para cada uno de estos puntos, se provee la siguiente 
información: Posición (latitud y longitud), Nivel 
(altitud), Tiempo estimado de sobrevuelo y Tipo de 
punto (por ejemplo Top of Climb, Top of Descent). 
Además, el EPP puede contener otro tipo de 
información, como la velocidad estimada en cada punto, 
información meteorológica, masa actual de la aeronave, 
etc. Por medio del EPP se puede trazar la trayectoria 
futura completa de la aeronave. 

Sincronización Paralela de Trayectorias para 
Detección de Conflictos entre Aeronaves 

Eduardo de la Iglesia, Guillermo Botella, Carlos García, Manuel Prieto y Francisco Tirado 
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Sampling 

Para calcular el conflicto entre dos aeronaves se va a 
necesitar una forma de comparar dos EPP, que a priori 
son bastante diferentes, porque cada uno contiene 
diferentes puntos en diferentes tiempos. Se podría 
plantear una solución geométrica secuencial para 
resolver esta cuestión. Ésta es, por norma general, la 
manera más usada [8]: Uniendo los puntos adyacentes 
de un EPP mediante segmentos se podrían calcular todas 
las combinaciones de segmentos entre las dos 
trayectorias y comprobar si existen puntos de corte. Si 
existen puntos de corte en un intervalo de tiempo común 
para ambas trayectorias es cuando se puede hablar de 
conflicto. Se considera un conflicto entre aeronaves 
cuando sus trayectorias se encuentran lo suficientemente 
próximas no respetando el mínimo de separación que se 
considera segura. 

En este caso, la intención de este trabajo para paralelizar 
la comparación de trayectorias está basada en utilizar 
primero un algoritmo paralelo de muestreo, por el que 
transformar el EPP en una serie de puntos que puedan 
ser temporalmente coincidentes con los de las 
trayectorias, como podemos observar a continuación:  

 
Figura 1: Muestreo de EPP aplicado a dos trajectorias 
 

La "sincronización" de trayectorias en esta figura 
consiste en calcular la posición de ambas aeronaves en 
tiempos coincidentes t1, t2,..tn para poder calcular, por 
ejemplo, la distancia que separa a dichas aeronaves en 
un determinado instante. Esta “sincronización” entre 
trayectorias puede hacerse por interpolación. Se usarán 
diversos métodos de interpolación con este objetivo. 
Como los puntos introducidos por el FMS en el EPP son 
los más significativos de la trayectoria habrá que 
estudiar posibles formas de obtener mejores resultados 
para después hacer una comparación geométrica o 
analítica entre varias aeronaves. 

Las interpolaciones candidatas a utilizar son las 
siguientes: 

- Interpolación lineal con gran tasa de muestreo 

- Interpolación cuadrática 

- Interpolación polinómica o Spline con menor tasa de 
muestreo 

Se relacionará cada una de las interpolaciones con la 
distancia de seguridad admisible para cada aeronave 
teniendo en cuenta la tasa de muestreo que el propio 
método de interpolación recomiende en cada caso.    

Geometría simplificada de conflicto 

En un instante t, se puede calcular si una aeronave se 
encontrará posicionada dentro del espacio de seguridad 
de la otra aeronave de forma geométrica. Esta es la 
operación básica a ejecutar en cada procesador de GPU 
de forma paralela. Además habrá que tener en cuenta 
otras restricciones dependiendo del algoritmo de 
muestreo utilizado. 

Resulta relevante intentar hacer esta comprobación 
geométrica en 3D, debido a que las trayectorias pueden 
sufrir tanto discrepancias verticales como horizontales. 
El objetivo pasa por conseguir la mayor eficiencia en el 
algoritmo encontrando un compromiso entre la tasa de 
muestreo y la distancia de seguridad. Una alta tasa de 
muestreo aumenta el número de operaciones a realizar, 
disminuye la distancia de seguridad entre aeronaves, y 
simplifica el cálculo principal hasta llegar a una 
operación atómica idealmente paralelizable como pueda 
ser calcular la distancia entre dos puntos. Por el 
contrario, una tasa de muestreo menor se queda a medio 
camino entre la paralelización absoluta y la necesidad de 
compartir más información entre los cálculos, o bien 
obliga a aumentar la distancia de seguridad entre 
aeronaves. 

Detección múltiple de conflictos 

De un modo general se debería poder usar otro 
algoritmo paralelo para la detección de conflictos de 
múltiples aeronaves teniendo en cuenta conceptos del 
espacio aéreo. El espacio aéreo está dividido de forma 
dinámica, donde cada porción de espacio es controlada 
por un controlador aéreo diferente bajo el concepto de 
AoI (Área de interés) y AoR (Área de responsabilidad). 
Cabe destacar que detectar conflictos debe ser una 
capacidad distribuida entre cada uno de los sectores de 
dicho espacio aéreo, puesto que cada controlador está 
interesado solamente en los conflictos que puedan 
acontecer en su área de responsabilidad. Existen algunas 
aproximaciones como [4] que han estudiado algoritmos 
distribuidos para la planificación de trayectorias en 
UAVs (Unmanned Aerial Vehicles, Vehículos Aéreos 
no Tripulados). 

III.  PARALELISMO EN LOS ALGORITMOS DE 

COMPARACIÓN DE TRAYECTORIAS 

El objetivo es comprobar si una división del problema 
en etapas paralelizables constituye una sólida alternativa 
a su implementación secuencial. Se propone el siguiente 
esquema: 
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Figura 2: Etapas paralelizables de la Comparación de 
Trayectorias 

Algoritmo de conversión de coordenadas 

La entrada de esta etapa es un EPP, conjunto de puntos 
cuyas coordenadas geodésicas recibidas vienen definidas 
en latitud, longitud y altitud, comúnmente usadas en 
navegación. En el caso de las dos primeras, las unidades 
son grados, minutos y segundos. Es conveniente realizar 
un cambio de coordenadas a cartesianas (x, y, z) puesto 
que los cálculos geométricos que describe el problema 
de la sincronización de trayectorias serán simplificados.  

Se usa el estándar WGS 84 (World Geodetic System) 
como sistema de referencia. El algoritmo se compone de 
operaciones aritméticas y trigonométricas simples para 
cada punto: 

Dada la latitudφ  y la longitudλ  y altitud h de un 

punto: 
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Algoritmos de interpolación 

Como segunda etapa, la intención es obtener un gran 
número de puntos que describan la trayectoria de la 
aeronave con respecto al tiempo a partir del EPP. Esto se 
puede conseguir por medio de diferentes métodos de 
interpolación: 

1) Interpolación lineal 
La interpolación es un método sencillo y viable para 
obtener puntos intermedios de la trayectoria de una 
aeronave. En este caso, la implementación de este 
algoritmo en GPU es eficiente. Para cada elemento, 
dados dos puntos de trayectoria (xi-1, yi-1, zi-1) y (xi, yi, zi) 
por los que la aeronave pasa en ti-1 y ti respectivamente, 
podemos obtener un punto interpolado (x, y, z) en t, 
siendo ti-1<t<ti mediante las ecuaciones: 
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2) Interpolación cuadrática 
A pesar de la buena aproximación que supone hacer una 
simple interpolación lineal, se puede mejorar el 
muestreo con respecto al verdadero movimiento de la 
aeronave incluyendo otras variables como la velocidad 
estimada. Para cada elemento, dados dos puntos de 
trayectoria (xi-1, yi-1, zi-1) y (xi, yi, zi) por los que la 
aeronave pasa en ti-1 y ti a velocidades vi-1 y vi 
respectivamente, podemos obtener un punto interpolado 
(x, y, z) en t, siendo ti-1<t<ti mediante las ecuaciones: 
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3) Interpolación polinómica 
Para representar curvas es común el uso de polinomios 
por intervalos, cuya función es llamada spline. Se usará 
la versión de splines cúbicas debido a que se obtienen 
resultados más adecuados a las curvas mediante 
polinomios de grado bajo y se evitan indeseables 
oscilaciones. 

La idea central es que en vez de usar un solo polinomio 
para interpolar los datos, se pueden usar segmentos de 
polinomios y unirlos adecuadamente (bajo ciertas 
condiciones de continuidad) para formar la 
interpolación. La funcion spline cúbica es una función 
s(t) definida así: 

 

donde cada si(t) es un polinomio cúbico que cumple si(ti) 
= xi, para todo i = 0,1,..,n y tal que s(t) tiene primera y 
segunda derivadas continuas en [t0,tn]. En nuestro 
problema de 3D, necesitaremos tres interpolaciones, una 
para cada coordenada, de forma que usaremos la 
notación sx(t), sy(t) y sz(t) que para referirnos a ellas. 

Para la implementación de esta interpolación se ha 
decidido hacer uso de un método aproximado de splines 
cúbicas conocido como Curvas Cúbicas de Bezier [9]. 
Para calcular la curva entre dos puntos, P0 y P3, se 
cuenta con dos puntos de control intermedios (puntos de 
anclaje) P1 y P2. 
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Figura 3: Curva de Bezier entre dos puntos 

Algoritmo de detección de conflictos 

1) Detección geométrica 
Gracias al muestreo anterior se puede detectar un 
posible conflicto comparando punto a punto ambas 
trayectorias.  

Se debe encontrar una relación entre la tasa de muestreo 
(número de puntos), la calidad de los puntos, y la 
distancia de seguridad entre aeronaves. Las dos primeras 
vienen determinadas por el algoritmo de interpolación y 
la última se puede considerar como un parámetro 
externo como dato incorporado en el EPP. 

Si la tasa de muestreo es baja, esto es, los puntos de una 
misma trayectoria están bastante separados, hay dos 
opciones: aumentar la distancia de separación entre 
aeronaves o utilizar métodos suplementarios que 
permitan verificar que ningún conflicto es pasado por 
alto. Si la tasa de muestreo es alta, se puede comparar 
punto a punto con una distancia de separación mucho 
menor sin necesidad de añadir otros métodos.  

La ecuación de distancia entre 2 puntos P1(x1,y1,z1) y 
P2(x2,y2,z2) es 

2
12

2
12

2
1221 )()()( zzyyxxPP −+−+−=

 

Debido a que la distancia de seguridad entre aeronaves 
puede cambiar dinámicamente, se establece un umbral μ 
como entrada externa del sistema tal que: 

Hay conflicto entre dos aeronaves A, B en ti 

cuando .)()( µ<iBiA tPtP
 

Se podría optar por considerar μ como una entrada 
externa del sistema que tiene en cuenta la estela 
turbulenta de la aeronave, la metereología y otras 
condiciones para la detección de conflictos. En este caso 
lo vamos a usar como parámetro dependiente de un dato 
que se recibe en el EPP y que contiene la precisión de 
los puntos calculados por la aeronave, la Figure of 
Merit, medida que caracteriza de forma cuantitativa la 
utilidad dichos puntos estableciendo su exactitud. 

2) Detección Grid-based 
Lo más interesante de poder detectar los conflictos 
usando las técnicas propuestas anteriormente es que se 
puede tratar de generalizar el problema a N aeronaves y 
seguir aprovechando la capacidad de paralelización que 
nos permite la GPU. Por medio de la construcción de un 
grid espacio-tiempo 4D se pueden computar qué celdas 
están ocupadas y hacer el chequeo oportuno para 
detectar conflictos. 

IV.  RESULTADOS EXPERIMENTALES 

Algoritmo de conversión de coordenadas 

El EPP estándar contiene un máximo de 128 puntos, lo 
que implica un escaso paralelismo de datos.  
El principal problema de paralelizar este algoritmo es 
que al tiempo de cómputo neto de GPU hay que añadir 
el tiempo de transferencia de memoria principal de los 
datos de entrada a la memoria de la tarjeta gráfica y el 
tiempo de transferencia del resultado de la memoria de 
la tarjeta gráfica a la memoria principal.  
Se estudia el comportamiento del acelerador para la 
conversión de coordenadas con mayor número de 
puntos, pues parece indicado pensar que en el futuro la 
capacidad de la aeronave de calcular su trayectoria de 
forma realista será incrementar el número de puntos. En 
la siguiente gráfica se observa la porción de tiempo 
usada para cada operación de GPU. De acuerdo a la 
gráfica se sugiere una buena escalabilidad. El cómputo 
del kernel se acaba llevando más del 70% del tiempo 
total frente a la transferencia de memoria.   
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Figura 4: Uso total de tiempo GPU en la conversión de 
coordenadas 
 

Algoritmos de interpolación 

1) Interpolación lineal 
La paralelización de la interpolación lineal se puede 
realizar de forma directa porque cada cálculo es 
independiente de los demás. En las gráficas de 
rendimiento se observa como el speedup frente al 
algoritmo secuencial es considerable.  

Como se necesitan intervalos de tiempo bastante 
reducidos para después desarrollar la comparación, se 
obtiene la mayor cantidad de muestras de la trayectoria y 
los resultados son muy positivos (speedup pico 100x):  
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Figura 6: Speedup de la interpolación lineal 
 
En la práctica, para intervalos en segundos de unas 4 
horas de vuelo, el speedup frente a la implementación 
secuencial se encuentra entre 30x y 40x. 
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2)  Interpolación cuadrática 
Para la interpolación cuadrática se ha obtenido un 
rendimiento similar con la particularidad de que los 
puntos interpolados son de mayor calidad. Al introducir 
la velocidad en el cálculo, el número de operaciones en 
cada hilo es bastante mayor.  

El speedup se mantiene con respecto a la interpolación 
lineal (CPU vs GPU). Los tiempos de ejecución son algo 
superiores, pero con este método las coordenadas 
obtenidas son bastante más reales y muy parecidas a la 
trayectoria recibida en el EPP desde la aeronave. 

3)  Interpolación polinómica 
La principal diferencia en la implementación del kernel 
con respecto a las interpolaciones lineal y cuadrática 
vistas anteriormente es que se necesitan dos puntos de 
control para cada intervalo.  

El algoritmo que calcula los puntos de control tiene una 
fuerte componente secuencial que provoca divergencia 
en los hilos. Cuando los hilos que se ejecutan a la vez 
toman caminos distintos (las sentencias condicionales 
hacen que en cada hilo se ejecuten instrucciones 
distintas), dichos caminos diferentes se serializan, 
penalizando en gran medida la componente paralela del 
algoritmo.  

En este caso, se obtiene un speedup de 3x con respecto a 
la versión secuencial cuando la cantidad de puntos a 
interpolar es alta. Sin embargo, el tiempo de ejecución 
aumenta considerablemente con respecto a las 
interpolaciones anteriormente implementadas en 
paralelo, con el añadido de que el objetivo de éste 
método era conseguir una baja tasa de muestreo con 
mayor calidad de puntos interpolados. Además, la 
calidad de los puntos conseguidos no mejora en gran 
medida a la de los obtenidos por interpolación 
cuadrática, debido con seguridad a que los puntos 
recibidos por medio del EPP contienen los puntos más 
significativos de la trayectoria de la aeronave. 
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Figura 7: Comparativa de speedup para los métodos de 
interpolación 

Algoritmo de detección de conflictos 

4) Detección geométrica 
La estrategia para la detección geométrica usada parte 
de dos trayectorias obtenidas mediante interpolación 
cuadrática con alta tasa de muestreo. Debido a eso, el 
algoritmo paralelo de comparación es directo.  

La razón de elegir la interpolación cuadrática es debida a 
un pequeño estudio de precisión que tiene en cuenta los 
siguientes parámetros: 

 (a) Número de puntos necesarios para obtener 
suficiente ganancia con respecto a la implementación en 
CPU. 

 (b) Tiempo de ejecución parcial de la 
interpolación. 

 (c) Calidad de los puntos obtenidos. 

 (d) Distancia de separación necesaria. 

Se puede decir que la distancia de separaciónµ es 

inversamente proporcional al número de puntos de 
trayectoria N e inversamente proporcional al Figure of 
Merit Level (FoM). Se mantendrá una distancia de 

separación mínimaminµ impuesta externamente y se 

añade otra constante (Q) que indica la calidad del 
método de interpolación: 

FoMN

Q

*min += µµ  

El cálculo geométrico de distancia 3D entre puntos que 
se puede hacer es sencillo debido al muestreo y a la 
conversión de coordenadas geodésicas a cartesianas.  

Usamos la ecuación de distancia entre dos puntos en 
cada instante t bajo una serie de restricciones que 
conforman la distancia de seguridad vertical y horizontal 
de la aeronave. 

Por otra parte, la ejecución de este kernel nunca 
provocará divergencia entre los hilos. Debido al 
algoritmo de interpolación cuadrática con alta tasa de 
muestreo implementado en la etapa anterior hemos 
conseguido que la comparación sea un problema SIMT 
(Single Instruction, Multiple Threads) óptimo para su 
implementación paralelizable, sin necesidad de usar 
instrucciones condicionales dentro del kernel. Se obtiene 
el siguiente speedup con respecto a una versión 
secuencial: 
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Figura 9: Tiempo CPU vs GPU para la de detección 

geográfica de conflictos 
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Análisis de rendimiento 

En las tablas a continuación se pueden observar los 
tiempos de ejecución de cada etapa. Dependiendo del 
número de puntos de entrada, se pueden comparar 
también los tiempos de ejecución total en cada caso para 
las implementaciones en GPU y en CPU 
respectivamente: 

 

Figura 10: Resumen de tiempos en la implementación 
GPU (ms) 

 

Figura 11:Resumen de tiempos en la implementación 
CPU (ms) 

CONCLUSIONES 

Cuando un problema se puede descomponer hasta 
convertirlo en subtareas independientes que ejecutan una 
misma instrucción para cada uno de los datos de entrada, 
la capacidad de ejecutar rápidamente cálculos intensivos 
de la GPUs hace que el resultado de esta 
descomposición sea por norma general más eficiente que 
la versión secuencial del algoritmo. En el caso de la 
comparación de trayectorias, fruto de una necesidad real 
que nace en los actuales sistemas de Control de Tráfico 
Aéreo, el uso de GPUs parece altamente recomendable. 
La escalabilidad, el bajo coste y el mínimo periodo de 
aprendizaje inicial de CUDA hacen que sea una opción 
interesante a tener en cuenta para múltiples desarrollos. 
La tarjeta gráfica empleada, NVIDIA GeForce GTX660, 
es adecuada para este tipo de problema puesto que el 
número de procesadores y la elevada tasa de 
transferencia de memoria juegan un papel fundamental 
para obtener el rendimiento de cálculo esperado. Cabe 
destacar también la capacidad de aritmética de doble 
precisión de esta tarjeta, cumpliendo la necesidad que se 
tenía al inicio de este estudio, y que ha sido usada en la 
definición de coordenadas para todas las etapas 
descritas.  

El objetivo de conseguir un algoritmo que responda en 
tiempo real al problema ha sido satisfecho, 
concatenando los diferentes algoritmos que hemos 
explicado y que han sido seleccionados tratando de 
primar el rendimiento y la simplicidad para conseguir 
una fuerte base a desarrollar en el futuro. 

TRABAJO FUTURO 

Como trabajo futuro quedan principalmente dos tareas. 
Por un lado, generalizar la comparación geométrica 
entre dos aeronaves a N de forma distribuida mediante 
un grid espacio-tiempo apropiado que pueda ser 
optimizado usando Quadtrees o distintos métodos ya 
evaluados por la comunidad científica. Por otra parte, 
complementar estos resultados con otros métodos y otras 
arquitecturas que cubran las situaciones para las que la 
paralelización pueda llegar a ser no adecuada, o necesite 
de otras cualidades que no perjudiquen el rendimiento 
en GPUs, como por ejemplo, debido a que no sea 
necesario muestrear las trayectorias para detectar 
conflictos tempranos. En este contexto, la posibilidad de 
utilizar un acelerador tipo Intel-Xeon-Phi reusando parte 
del código implementado en este trabajo podría ser muy 
recomendable.  

Cabe también la posibilidad de estudiar en el futuro 
otras aproximaciones suponiendo que las trayectorias 
recibidas en el EPP puedan ser complementadas con 
métodos tradicionales de predicción de trayectorias, 
constituyendo sistemas más complejos e incluso 
colaborativos entre distintos Centros de Control Aéreo. 
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Improving the Server Performance of CAR
Systems Based on Mobile Phones

Vı́ctor Fernández, Juan Manuel Orduña and Pedro Morillo 1

Resumen— Collaborative Augmented Reality
(CAR) systems allow multiple users to share a real
world environment including computer-generated
images in real time. The hardware features of most
current mobile phones include wireless network
capabilities that offer a natural platform for CAR
systems. However, the potential number of clients
in CAR systems based on mobile phones is much
larger than on CAR systems based on other kind
of mobile devices, requiring a system design that
takes into account scalability issues. This paper
presents the experimental comparison of different
CAR systems based on mobile phones with different
server implementations. The performance evaluation
results show that the best implementation is the one
based on UDP messages instead of classical TCP
connections, in order to improve the system through-
put. The UDP-based implementation provides
a significant improvement in system throughput,
at the cost of loosing a very small percentage of
updating messages. However, the effects of these
small quantities of dropped messages cannot expand
beyond some jitter (bounded within a short period
of time) in a reduced number of clients of the CAR
application. These results validate the proposed
UDP-based implementation as the best option for
large-scale CAR systems based on mobile phones.

Palabras clave— Collaborative Augmented Reality,
Mobile Phones.

I. Introduction

AUGMENTED Reality (AR) systems are nowa-
days widely used in applications such as med-

ical procedures, scientific visualization, manufactur-
ing automation, cultural heritage and military appli-
cations. The term Augmented Reality (AR) refers to
computer graphic procedures or applications where
the real-world view is superimposed by computer-
generated objects in real-time [1], [2]. From the be-
ginning of AR systems, the potential of collaborative
AR (CAR) systems was exploited for different activ-
ities such as Collaborative Computing or Teleconfer-
encing [3]. Wearable devices were used to provide
CAR systems, where a wearable AR user could col-
laborate with a remote user at a desktop computer
[4]. On other hand, mobile phones have become an
ideal platform for CAR systems, due to the multi-
media hardware that they include. As an example,
Figure 1 shows a CAR system developed for collab-
orative training in industrial electricity. It shows on
the left image the execution of the CAR tool on a
Samsung Galaxy NOTE mobile phone, while the im-
age on the center shows a real image of the the panel-
board where technicians collaboratively operate, and
the right image shows the execution of the CAR tool

1Dpto. de Informática, Univ. of Valencia, Va-
lencia, Spain. E-mails: {Victor.Fernandez-Bauset,
Juan.Orduna,Pedro.Morillo}@uv.es

on a HTC Nexus One mobile phone.

Fig. 1. Example of a CAR application developed for training
in industrial electricity.

The wide variety of current mobile phones, with
different graphic and processing capabilites, and dif-
ferent operating systems, can have significant effects
on the performance of a large-scale CAR system, in
terms of system latency, frames per second or num-
ber of supported clients with certain latency levels.
In previous works, we have characterized the behav-
ior of different mobile phones and the server when
used in Collaborative Augmented Reality applica-
tions, [5], [6]. The results showed that CAR systems
throughput heavily depends on the kind of client de-
vices, but for certain kind of devices, the system bot-
tleneck is the server I/O.

In this paper, we propose a comparative study of
different implementations of the CAR server, in order
to improve the performance of CAR systems based
on mobile phones. The performance evaluation re-
sults show the UDP-based implementation provides
a significant improvement in system throughput with
respect to other implementations, supporting more
than one thousand clients at interactive rates (twice
the number of supported clients of the TCP imple-
mentation). This improvement is achieved at the
cost of loosing a very small percentage of updating
messages but the effects of these dropped messages
cannot expand beyond some jitter (bounded within a
short period of time) in a reduced number of clients.

The rest of the paper is organized as follows: Sec-
tion II shows some related work about CAR appli-
cations on mobile phones. Section III describes the
different CAR implementations considered for com-
parison purposes, and Section IV shows the perfor-
mance evaluation results. Finally, Section V presents
some conclusion remarks.

The rest of the paper is organized as follows: Sec-
tion II shows some related work about CAR appli-
cations on mobile phones. Section III describes the
different CAR implementations considered for com-
parison purposes, and Section IV shows the perfor-
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mance evaluation results. Finally, Section V presents
some conclusion remarks.

II. Related Work

Augmented Reality superimposes multimedia con-
tent - 3D object, text, sound, etc - to real world
through a display or screen. In order to locate digital
contents on a specific image of the real world point,
some references within the image are needed. These
references are known as markers, and two methods
are usually used: natural feature tracking and fidu-
cial marker tracking. The former method uses in-
terest point detectors and matching schemes to asso-
ciate 2D locations on the video with 3D locations [7].
This process can be grouped in three big phases: in-
terest point detection, creation of descriptor vectors
for these interest points, and comparison of vectors
with the database [8]. The latter method uses fidu-
cial markers to find a specific position of real world.
This process can be divided in three phases: edge
detection, rejection of quadrangles that are too large
or too small, and checking against the set of known
patterns [7].

Any CAR application needs a device equipped
with an on-board camera, CPU and display. The
most common devices used for CAR applications are
Tablet-PCs or mobile phones. We will focus on mo-
bile phones, because they are more suitable for CAR
applications [9].

There are few solutions based on fiducial marker
tracking over mobile phones. In 2003, ArToolKit
[10], one of the most well-known software libraries
for developing Augmented Reality (AR) applica-
tion, was released for Windows CE, and the first
self-contained application was developed for mobile
phones [11]. This software evolved later as the Ar-
ToolKitPlus tracking library [7]. A tracking solu-
tion for mobile phones that works with 3D color-
coded marks was developed [12], and a version of
ArToolKit for Symbian OS was developed, partially
based on the ArToolKitPlus source code [13]. The
research teams behind these works have worked on
fiducial marker tracking, but not from the collabora-
tive point of view. Also, there are many other works
that focus on natural feature tracking [7], [14], [15],
[16].

Although real-time natural feature tracking over
mobile devices has been currently achieved [7], fidu-
cial marker tracking is more widely used, because
it allows simultaneous computational robustness and
efficiency. A large number of locations and objects
can be efficiently labeled by encoding unique identi-
fiers on the markers. Additionally, the markers can
be detected with angles near to 90 degrees [7].

The first CAR applications improved the confer-
ence system highlights, giving the feeling of real pres-
ence to remote collaborators [3]. The Rekimoto’s
Transvision system showed how to share virtual ob-
jects through handheld displays [17]. Also, Schmal-
stieg created a software architecture to develop CAR
applications [18].

III. Server implementations

We have developed a multithreaded CAR server
that supports simulated clients (simulated mobile de-
vices) with the behavior measured in our previous
work [5]. The system configuration consists of this
server and a certain amount of mobile devices that
are scanning the visual space of their video camera
looking for a marker that will be converted into a 3D
object in their display. After each updating of the ob-
ject location, the mobile device sends a location up-
date message (containing the new location) to each of
its neighbor devices. The neighbor devices are those
who participate in the same collaborative task, and
we have denoted this set of neighbor devices as a
working group. The messages are sent through the
server (that is, it sends the location update message
to the server, and then the server re-sends the mes-
sage to the appropriate clients). For performance
evaluation purposes, the destination clients return
an acknowledgment message (ACK) to the server,
which, in turn, forwards it to the source client. When
the source client has received the ACK messages cor-
responding to the location update from all the clients
in its working group, then it computes the average
system response for that location update. Figure 2
illustrates the action cycle that takes place for each
of the mobile clients in the system.

Fig. 2. Stages of the action cycle in each mobile device.

Once the message with the location update is sent,
the action cycle performed by each client is com-
posed of the following steps: first, it performs one
new image acquisition followed by a marker detec-
tion stage. Then, the client waits until the cycle
period (determined by the action frequency, a sys-
tem parameter) finishes. Next, if the acknowledg-
ments from all the neighbors have been received, a
new message with the new marker location is sent. If
not all the acknowledgments have been received, then
it waits until a maximum threshold of 20 seconds,
and then a new round of messages (with the latest
marker location) are sent to the neighbors through
the server. The neighbors simply return an ACK
message to the sender device through the server. The
server simply forwards the messages to the corre-
sponding destination clients. It must be noticed that
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the mobile devices will not send a new round of mes-
sages with a new location update until it has received
the acknowledgment message from all its neighbors,
even although new marker detection stages have been
completed in the device.

This characterization setup considers that all the
required static content in the scene has been loaded.
According to recent works [19], in these cases the
network bandwidth required is less than 50 kbps for
performing this information exchange. Since we are
using a Gigabit Ethernet, we ensure that the network
bandwidth does not become a system bottleneck.

The system latency provided for each location up-
date is computed by recording a timestamp when the
first message is sent to the server. Next, a second
timestamp is recorded with the last ACK message
for that location update received from the server.
The system response time is computed by subtract-
ing these two timestamps. The server response time
is computed by timestamping both each message for-
warded from each client and the reception of the cor-
responding ACK message from the destination client.
Also, the percentage of CPU utilization is measured
both in the server and the mobile devices every half
second.

A. TCP Implementation

The simulator starts generating a Server Process,
and for every 50 clients it generates a Client Process.
Figure 3 illustrates the general scheme of the Server
Process. This process starts listening connections,
and for each connection it generates a new array of
X TCP sockets, where X is the number of clients
that will be within a given working group. When all
the clients have connected to the Server Process (the
population size is a simulation parameter) then the
Server Process generates as many Server Threads as
needed. Each Server Thread is in charge of man-
aging all the clients within a working group. Con-
cretely, it starts the simulation by sending a wel-
come message to all the client sockets. When the
simulation finishes, it collects statistics from all the
clients in its working group. But the most important
task performed by server threads is the generation
of two threads for each of the clients in the work-
ing group: the Server Receiver Thread (SRT) and
the Server Processor Thread (SPT). The SRT asso-
ciated to client i receives the location update mes-
sages from the client i. Next, it computes the correct
destination clients (the neighbor clients, that is, the
clients within the same working group) and it gen-
erates messages that will be stored in the queues of
the Server threads managing these neighbor clients.
The SPT associated to client i extracts the queued
messages that the SRTs associated to other clients
may have generated for client i, and it sends them to
this client. Additionally, the server process collects
and processes the statistics generated by the server
threads, and it also measures the percentage of CPU
utilization.

Figure 4 illustrates the general scheme of the

Fig. 3. General scheme of the server process in the TCP
implementation.

Client Process. This process generates 50 client
threads (we have assumed a maximum population
size of 1000 client devices), and it also computes
the percentage of CPU utilization, client latencies,
etc.. Each Client Thread generates two threads for
each client: the Client Receiver Thread (CRT) and
the Client Processor Thread (CPT), and when the
welcome message from the Server Thread arrives to
the associated socket, then the Client Thread starts
the simulation, that consists of sending a given num-
ber of position update messages and receiving the
corresponding acknowledgments from the neighbor
clients.

Fig. 4. General scheme of the client process in the TCP
implementation.

Also, we developed another version where each
Server Thread has a single SRT and a single SPT
for managing all the clients in each working group,
instead of one SRT and one SPT for each client. Us-
ing the Select function, the SRT receives messages
from all the clients and it processes them. As it could
be expected, we obtained better performance results
with the Select version of the TCP implementation.

B. UDP Implementation

Finally, we have considered a connectionless ori-
ented implementation for the CAR system, in order
to study the effectiveness of TCP connections in a
distributed environment like a CAR system. The
motivation of this study are both the short message
size (usually carry a position update consisting of a
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bunch of bytes) and the huge amount of the messages
generated by CAR systems. Although the UDP pro-
tocol can loose messages and the effects and size of
these losses should be studied, we have also consid-
ered this implementation for comparison purposes.
The UDP implementation is very similar to the TCP-
Select implementation. The only difference is that
in this implementation we have used UDP sockets.
Since this implementation can drop messages, it also
counts the number of dropped or lost messages (since
both the number of iterations and the number of
clients in each working group is known, each client
can compute the number of message that should ar-
rive).

IV. Performance Evaluation

We have performed different measurements on dif-
ferent simulated systems using these implementa-
tions. We have performed simulations with different
number of clients and we have measured the response
time provided to these clients (the round-trip delay
for each updating message sent by a given client to
the clients in its working group). In this way, we
can study the maximum number of clients that the
system can support while providing a response time
below a given threshold value. In order to define
an acceptable behavior for the system, we have con-
sidered 250 ms. as the threshold value, since it is
considered as the limit for providing realistic effects
to users in DVEs [20].

We have considered the system response time (in
milliseconds) for each updating message sent by a
given client to its neighbor clients as the time re-
quired for receiving the acknowledgments from all
the clients in the working group of this given client.
In order to measure the dispersion of this metric,
we have measured the standard deviation for all the
updating messages sent, as well. Also, we have com-
puted the response time in the server (in millisec-
onds) as the time required by the destination clients
to answer the server messages. We have measured
both the average and the maximum values measured
in the server for each simulation. Additionally, we
have computed the percentage of the CPU utilization
in the system server, since it can easily become the
system bottleneck. The computer platform hosting
the system server is a Intel Core 2 Duo E8400 CPU
running at 3.00 GHz with 4 Gbytes of RAM, exe-
cuting an Ubuntu Linux distribution with the 3.0.0-
14-generic x86 64 operating system kernel. In order
to study the system behavior for different levels of
workload, we have repeated simulations with work-
ing group sizes of 10,15,20 and 25 clients. Due to
space limitations, we only show here the results for
the biggest size (25 clients in each working group).

Table I shows the results for a CAR system whose
client devices are all of them HTC Nexus One, and
where the working group size for each client is of five
neighbor clients. This table shows the results for
the three considered implementations, organized as
three subtables with ten rows each, and labeled with

the name of the implementation (TCP, TCP-Select
and UDP). The most-left column in these subtables
shows the number of clients in the system, that is,
the population size. The values in this column range
from 100 to 1000 clients in the system. The next
two columns show the average value of the response
times (in milliseconds) provided by the system to all
the clients (labeled as ”RT”), as well as the corre-
sponding standard deviation values (column labeled
as ”Dev”). The fourth column (labeled as ”CPU”)
shows the percentage of the CPU utilization in the
server. Finally, the fifth and sixth columns (labeled
as ”RT S” and ”RT SM”, respectively) show the av-
erage and maximum values (in milliseconds) of the
response time in the server for all the messages ex-
changed during the simulation.

TABLA I

Results for a working group size of 5 neighbors

TCP implementation
Size RT Dev CPU RT S RT SM
100 62.37 22.68 9.9 19.36 20.9
200 63.77 22.21 15 20.12 22.43
300 66.71 22.66 22 25.15 28.28
400 68.68 22.5 32.7 27.14 29.56
500 71.04 23.56 45 27.14 30.9
600 71.5 24.18 48.6 26.58 31.95
700 72.37 25.01 59 27.17 35.42
800 72.85 26.01 68 27.87 34.54
900 75.01 28.98 79.2 28.61 35.89
1000 147.33 101.71 85 43.95 48.66

TCP-Select implementation
Size RT Dev CPU RT S RT SM
100 65.77 21.56 8 20.44 24.96
200 67.12 22.71 11.2 21.5 23.54
300 67.52 22.6 19.8 23.67 26.62
400 67.64 22.88 28 23.21 27.28
500 69.12 23.23 31 25.31 29.34
600 69.14 23 39.6 25.28 28.74
700 69.37 23.45 47 24.53 30.72
800 75.75 26.63 54.5 26.96 35.16
900 70.24 24.81 59.6 24.02 31.87
1000 71.05 27.53 67 22.64 35.04

UDP implementation
Size RT Dev CPU RT S RT SM
100 4.80 7.06 38.40 1.95 3.22
200 3.76 4.95 34.70 1.57 2.84
300 9.57 9.74 26.00 4.44 10.97
400 3.60 5.18 33.70 1.46 3.16
500 4.59 6.41 41.60 1.81 3.77
600 7.34 13.17 47.00 3.23 17.16
700 5.28 8.24 53.00 2.11 7.76
800 7.10 18.52 84.10 2.65 16.53
900 5.85 11.69 66.30 2.61 12.05
1000 7.15 15.47 69.50 2.87 15.18

Table I shows that none of the values in the RT
column reaches the threshold value of 250 millisec-
onds in any of the considered implementations, show-
ing that the system can efficiently support up to
one thousand clients while interactively displaying
the Augmented Reality content. Nevertheless, there
are significant differences in this column among the
considered implementations. Thus, the TCP imple-
mentation shows a huge rise in the response time
when the system reaches one thousand clients, pass-
ing from around 75 milliseconds to more than 147
milliseconds as an average. The standard deviation
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of these values are also more than three times the
value shown for nine hundred clients. These values
show that for that population size the system is ap-
proaching saturation. On the contrary, the TCP-
Select implementation does not show an increase in
neither the column RT nor the column Dev for a
population of one thousand clients. Moreover, the
UDP implementation shows RT values that are one
order of magnitude lower than the ones shown by the
other two implementations.

The third column in table I shows that the CPU
utilization increases as the number of clients in the
system increases. In the case of the TCP implemen-
tation, the system approaches saturation when the
server reaches 85% of CPU utilization. For lower
percentages of CPU utilization the response times do
not significantly increase. It is worth mention that
the UDP implementation provides RT values that are
one order of magnitude lower than the ones provided
by the TCP implementations, even for CPU utiliza-
tion of around 70%. These values show that the la-
tency provided by CAR systems greatly depends on
the connection or connectionless scheme followed by
the system to exchange information with the clients.

Finally, the columns RT S and RT SM show that
most of the response time provided to clients is due
to processing in the server. Thus, for example, the
results for the TCP implementation and a system
size of 900 clients show that, as an average, each
client has to wait 75.01 milliseconds for receiving the
acknowledgments from all the clients in its working
group, but as an average the server must wait only
28.61 milliseconds to receive answers from clients.
This difference highly increases for the case of one
thousand clients, where the response time obtained
by the server from clients is around 44 milliseconds
but the average response time provided to clients is
147.33 milliseconds, around three times higher. It is
also worth mention that the ratio between the RT S
and the RT columns do not significantly vary among
the three implementations. Finally, the RT SM col-
umn shows that the maximum values in the RT S
parameter do not exceed the value in the RT column
for both TCP implementation, and they do not ex-
ceed twice the value in the RT column of the UDP
implementation. Therefore, we can conclude that
most of the time required to acknowledge each client
update is due to the processing of the updates and
acknowledgments in the server.

These results show that the best latencies when
the system is far from saturation are provided with
the UDP implementation. However, UDP is a
connectionless-oriented protocol, and therefore it
may drop messages when the system approach satu-
ration.

Table II shows the results for a working group size
of 25 clients. The most-left column in these subtables
shows the number of clients in the system, that is,
the population size. The values in this column range
from 100 to 1000 clients in the system. The next
two columns show the average value of the response

times (in milliseconds) provided by the system to all
the clients (labeled as ”RT”), as well as the corre-
sponding standard deviation values (column labeled
as ”Dev”). The fourth column (labeled as ”CPU”)
shows the percentage of the CPU utilization in the
server. Finally, the fifth and sixth columns (labeled
as ”RT S” and ”% lost”, respectively) show the av-
erage values (in milliseconds) of the response time in
the server for all the messages exchanged during the
simulation and the percentage of messages dropped
by the system. The latter column has been computed
by subtracting the number of messages received by
all the clients in a simulation (measured in the simu-
lation itself) from the theoretical number of messages
that clients should exchange for a given population
size.

TABLA II

Results for a working group size of 25 neighbors

TCP-Select implementation
Size RT Dev CPU RT S % lost
100 90.8 24.7 23.2 19.35 0.00
200 89.95 21.13 47 33.4 0.00
300 123.95 32.36 72 54.7 0.00
400 209.2 35.88 87.2 85.55 0.00
500 268.17 44.44 86 112.07 0.00
700 383.96 70.6 93.1 151.56 0.00
1000 566.44 133.33 93.1 166.79 0.00

UDP implementation
Size RT Dev CPU RT S % lost
100 9.86 6.78 72.50 4.06 0.83
200 21.70 14.73 82.00 9.84 1.18
300 26.01 21.91 79.60 11.61 0.69
400 39.41 30.66 81.90 18.26 0.83
500 48.68 39.68 83.80 22.84 0.74
700 79.70 97.87 85.10 37.26 0.76
1000 122.37 85.35 85.00 44.98 0.90

Table II shows that for this level of workload the
system enters saturation in the TCP-based imple-
mentation. Effectively, the RT column shows that
TCP-Select implementation reaches (and exceeds)
this threshold value for a population of 500 clients.
However, the UDP implementation does not reach
even half of this value for the maximum population
size considered, one thousand clients.

It is worth mention that for those cases when the
system reaches saturation, the percentage of CPU
utilization in the server is 85% or higher. The gap be-
tween 85% and 98% of CPU utilization for reaching
the saturation point can be explained by the shared
memory architecture of current multicore processors
(the dual core processor in the computer platform
used as simulation server), as shown in [6].

The ”% loss” column shows that for the UDP im-
plementation the percentage of lost messages is not
higher than 1.2%. The effects of loosing some mes-
sages will consist of producing some jitter in the dis-
play of the clients. However, these percentage values
ensure a reasonable quality in the visualization of the
CAR system. In order to ensure that the effects of
the UDP implementation in terms of dropped mes-
sages are consistent for all the workload levels consid-
ered, Figure 5 shows the average number of packets
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dropped for each working group size considered.

Fig. 5. Number of packets lost in the UDP implementation.

Figure 5 shows that for working group sizes of 5
and 10 neighbor clients there are no packet losses.
For a working group size of 20 neighbors, the amount
of lost packets reaches 8581 for a theoretical total of
packets sent of 1.9 million packets. Analogously, for
a working group size of 25 neighbors, the amount of
lost packets reaches 21593 out of 2.4 million packets
sent. Therefore, in the worst case the number of lost
packets only represent a 1’18 % of the total amount
of packets sent. This value represents only a small
image flicker on some clients, and in very limited
periods of time. As the information is sent more
than once per second (since the action cycle of the
HTC Nexus One is 167.11 ms.), this value can be
considered an insignificant flickering.

Although they are not here for the shake of short-
ness, we repeated the same tests shown in this sec-
tion here using a different client device, the Motorola
Milestone, and we obtained analogous results. Those
results were less interesting because of the bigger ac-
tion cycle of the Milestone (698.34 ms.). With that
action frequency the system saturation point was not
reached even in the worst case of a working group size
of 25 neighbors and a population of 1000 clients. We
have shown here the results for the Nexus One as the
worst case for the server implementation.

V. CONCLUSIONS

This paper has proposed the experimental com-
parison of different large-scale CAR systems based
on mobile phones with different server implementa-
tions. The performance evaluation results show that
the best implementation is the one based on UDP
messages, instead of classical TCP connections, in
order to support more than one thousand clients at
interactive rates. These results validate the proposed
UDP-based implementation as the best option for
large-scale CAR systems based on mobile phones.
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Resolución del problema del ĺıder-seguidor con
demanda endógena mediante algoritmos

paralelos
A.G. Arrondo, J. Fernández 1, J.L. Redondo2, P.M. Ortigosa3

Resumen— En el problema de localización com-
petitiva presentado en este art́ıculo, el objetivo es
maximizar el beneficio obtenido por una cadena (el
ĺıder) sabiendo que la competencia (el seguidor) reac-
cionará a su entrada en el mercado localizando un
nuevo centro. En contraposición a lo que se hace
comúnmente en la literatura, se supone que la de-
manda es endógena, es decir, que vaŕıa en función
de las distancias y la calidad de las instalaciones.
Este supuesto aumenta la complejidad del problema
y, por lo tanto, el esfuerzo computacional necesario
para resolverlo. Recientemente, se ha propuesto
un algoritmo evolutivo de optimización global, lla-
mado TLUEGO, para resolver este problema del ĺıder-
seguidor. Sin embargo, este problema es tan com-
plejo y computacionalmente costoso que TLUEGO es
incapaz de manejar problemas de gran tamaño. En
este trabajo se proponen tres versiones paralelas de
TLUEGO, capaces no solo de obtener la solución más
rápidamente sino también de resolver problemas más
grandes. En particular, se propone un algoritmo de
programación de memoria distribuida (apto para mul-
ticomputadores), un algoritmo de programación de
memoria compartida (apto para multiprocesadores,
como la mayoŕıa de los ordenadores de hoy en d́ıa)
y un algoritmo h́ıbrido (apto para clusters). Los estu-
dios computacionales muestran que los tres paraleliza-
ciones son eficientes.

Palabras clave— Algoritmos evolutivos, algoritmos
evolutivos paralelos, MPI, OpenMP, programación
h́ıbrida

I. Introducción

LA ciencia de la localización trata de localizar uno
o más comercios de forma que se optimize una o

varias funciones objetivo (minimización de los costes
de transporte, minimización del coste social, maxi-
mización de la cuota de mercado, etc). El lector
interesado puede consultar [1] y [2] para una intro-
ducción al tema. Cuando una cadena minorista con-
sidera entrar o ampliar su presencia en un mercado
donde ya existen otros comercios que ofrecen los mis-
mos productos, la nueva instalación tendrá que com-
petir por el mercado. La localización competitiva
es un área de investigación muy activa (véase, por
ejemplo, los siguientes art́ıculos [3], [4] y [5]).

En la mayoŕıa de los trabajos de localizaćıon com-
petitiva presentes en la literatura se asume que la
demanda es fija, sin tener en cuenta las condiciones
del mercado. Esto puede ser apropiado cuando se
trata de productos esenciales. Sin embargo, la de-

1Dpto. Estad́ıstica e Investigación Operativa, Univ. Mur-
cia, e-mails: {agarrondo,josefdez}@um.es

2Dpto. de Arquitectura y Tecnoloǵıa, Univ. Granada, e-
mail: jlredondo@ugr.es.

3Dpto. de Informática, Univ. Almeŕıa, e-mail:
ortigosa@ual.es.

manda puede ser endógena, es decir, puede variar
dependiendo de varios factores. Como se muestra en
[6], el gasto de los consumidores puede incrementarse
por varias razones relacionadas con la localización de
un nuevo centro: las ofertas pueden aumentar la uti-
lidad de un producto; los gastos de marketing deriva-
dos del nuevo centro pueden aumentar la presencia
del producto, dando lugar a la demanda creciente de
los consumidores; o algunos clientes que no compra-
ban en ningún centro por no tener ninguno cercano
pueden verse ahora inducidos a ello. Por otro lado, la
calidad de los centros puede afectar a la demanda, ya
que un mejor servicio conduce a más ventas. El con-
siderar la demanda variable aumenta en gran medida
la complejidad y carga computacional del problema,
pero hace que el modelo sea más realista.

En este trabajo, se considera demanda endógena
(véase [7]). En particular, el escenario considerado,
que fue introducido en [8], es un duopolio. Una ca-
dena (el ĺıder) quiere aumentar su presencia en el
mercado localizando un nuevo centro en una región
del plano, donde ya existen otros comercios de la
competencia (el seguidor), y posiblemente del suyo
propio, ofertando el mismo producto. El objetivo
del ĺıder es encontrar la localización y la calidad del
nuevo centro que maximice su beneficio, sabiendo
que, como reacción a su entrada en el mercado, la
competencia localizará otro nuevo centro. Esta in-
trusión del seguidor en el mercado podŕıa, no sólo re-
ducir la ganancia obtenida por el ĺıder, sino también
modificar la posición en la que éste obtendŕıa su
máximo beneficio. Este tipo de problemas son cono-
cidos como problemas de Stackelberg o de Simpson.
En la literatura sobre Localización fueron introduci-
dos por Hakimi [9], quien definió el término media-
noide para el problema del seguidor, y centroide para
el problema del ĺıder.

Para resolver el problema del centroide, es nece-
sario resolver muchos problemas medianoide, ya que
la evaluación de la función objetivo del ĺıder en un
punto dado requiere la resolución del correspondi-
ente problema del medianoide. El problema de me-
dianoide fue analizado en [7], donde se propuso un
algoritmo evolutivo llamado UEGO, que demostró
ser fiable y robusto para la resolución de este pro-
blema. Por lo tanto, se considera UEGO como algo-
ritmo para obtener la solución de los problemas me-
dianoide. Debe tenerse en cuenta que la solución de
un problema medianoide no es una tarea trivial, muy
al contrario, es un problema de optimización global
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dif́ıcil de resolver (como la mayoŕıa de los problemas
de localización competitivos).

El problema centroide se estudió en [8]. Entre
las tres heuŕısticas propuestas en ese trabajo, el al-
goritmo evolutivo de dos niveles llamado TLUEGO
(que también sigue la estructura UEGO) fue el algo-
ritmo más robusto y el que mejores resultados pro-
porciona. Sin embargo, el tiempo de cálculo em-
pleado por TLUEGO para resolver los problemas de
tamaño pequeño era muy alto. Esto sugiere clara-
mente la necesidad de una paralelización del algo-
ritmo, sobre todo si se pretende resolver los proble-
mas reales, con más puntos de demanda.

El objetivo de este trabajo es paralelizar el al-
goritmo TLUEGO, estudiando los modelos de pro-
gramación más extendidos. El primero de ellos es
un modelo basado en paso de mensajes, que puede
ser usado en multicomputadores. El segundo es un
modelo de memoria compartida, que puede ser usado
en multiprocesadores (como la mayoŕıa de PCs ac-
tuales). Y el último es una versión h́ıbrida de los dos
modelos anteriores, que pueda ser usada en clusters,
donde varios nodos están conectados de acuerdo a
un determinada topoloǵıa (como los multicomputa-
dores) y cada nodo está compuesto de varios proce-
sadores que comparten la memoŕıa (como los multi-
procesadores).

El resto del trabajo se organiza como sigue: En la
siguiente sección se define el problema. En la sección
III se describe el algoritmo TLUEGO muy breve-
mente. En la sección IV se describen las versiones
paralelas de TLUEGO desarrolladas. El art́ıculo fi-
naliza con los estudios computacionales (sección V)
y con las principales conclusiones y ĺıneas de trabajo
futuro (sección VI).

II. Problema del ĺıder-seguidor con
demanda endógena

En esta sección se describe el problema del ĺıder-
seguidor con demanda endógena muy brevemente.
El lector interesado puede dirigirse a [8] para una
descripción más detallada.

El escenario considerado es el siguiente: una ca-
dena, el ĺıder, desea localizar un nuevo centro nf1 =
(x1, y1, α1) en un área determinada del plano, donde
existen m centros pre-existentes que ofrecen el mismo
producto. Los primeros k centros de los m pre-
existentes pertenecen a la cadena ĺıder (0 ≤ k < m)
y el resto, es decir, m − k centros pre-existentes,
pertenecen a la cadena competidora, el seguidor. Se
sabe que como reacción a la localización del nuevo
centro por parte del ĺıder, el seguidor localizará un
nuevo centro nf2 = (x2, y2, α2). La demanda, que
se supone endógena, se concentra en n puntos de de-
manda, cuya localización pi y poder de compra son
conocidos. La localización fj y calidad de los centros
pre-existentes también es conocida.

Siguiendo [10], suponemos que el comportamiento
de los clientes es probabiĺıstico, esto es, los puntos
de demanda reparten su capacidad de compra entre
los comercios proporcionalmente a la atración que

Algorithm 1 TLUEGO

1: Init population
2: for t = 1 to L do
3: Create species(newt)
4: Selection(max spec num)
5: Optimize species(nt)
6: Selection(max spec num)
7: end for

sienten por ellos. La atracción que un punto de de-
manda siente por un comercio depende tanto de la
localización del comercio como de su calidad (según
la percibe el punto de demanda).

El objetivo es maximizar el beneficio obtenido por
el ĺıder teniendo en cuenta la entrada posterior del
seguidor. Dicho beneficio se define como la diferencia
entre las ganancia obtenida por la cuota de mercado
capturada menos los costes.

Dado nf1, el problema del seguidor es el problema
del medianoide (FP (nf1)), cuyo objetivo es encon-
trar la mejor localización (x2, y2) y calidad α2 para
su centro, de modo que se maximice su beneficio
Π2(nf1, nf2) (una vez que el ĺıder ha localizado su
nuevo centro en nf1). Denotemos por nf∗

2 (nf1) una
solución óptima de (FP (nf1)). El problema del ĺıder
es el problema del centroide (LP ), cuyo objetivo es
encontrar la mejor localización (x1, y1) y calidad α1

para su centro de modo que maximice su beneficio
Π1(nf1, nf∗

2 (nf1)), y conociendo que el seguidor lo-
calizará otro nuevo centro nf∗

2 (nf1) en el lugar y con
la calidad que maximice su propio beneficio.

Como puede verse, el problema del ĺıder (LP ) es
mucho más dif́ıcil de resolver que el problema del
seguidor (FP (nf1)). Note, por ejemplo, que para
evaluar la función objetivo Π1 en un punto dado nf1,
es necesario resolver primero el problema del media-
noide (FP (nf1)) para obtener nf∗

2 (nf1). Además,
con el fin de calcular el valor de la función objetivo
Π1 en nf1 con precisión, el problema del seguidor
(FP (nf1)) tiene que ser resuelto con exactitud, ya
que en otro caso, el error derivado de valores aproxi-
mados puede ser considerable.

III. tluego: algoritmo secuencial

TLUEGO es un algoritmo evolutivo multimodal
basado en subpoblaciones (denominadas especies).
Su estructura principal (ver Algoritmo 1) es muy
parecida a la de otros algoritmos evolutivos, donde
hay una fase de inicialización de la población y un bu-
cle iterativo destinado a la evolución de la población
hacia los óptimos, mediante la creación, selección y
optimización de especies.

En este contexto, una especie es una esfera definida
por su centro y su radio. El centro es una solución
y el radio indica su área de atracción, que cubre una
región del espacio de búsqueda, y por tanto, varias
soluciones. La caracteŕıstica más importante de estas
especies es que para poder evaluarlas y, por tanto,
poder determinar su aptitud, es necesario ejecutar
otro algoritmo de optimización global. Esto hace que
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el proceso de evaluación sea especialmente costoso.

Durante el proceso de optimización, TLUEGO
mantiene una lista de especies. Cada especie de la
lista trata de ocupar un máximo local de la función
objetivo, sin conocer el número total de máximos
existentes. Esto significa que cuando el algoritmo
comienza no sabe cuantas especies habrá al final.
En consecuencia, la población consiste en una lista
de especies cuyo tamaño vaŕıa continuamente debido
a los operadores en el bucle, es decir, los procedi-
mientos Create species, Selection y Optimize species.
Sin embargo, es importante mencionar que existe
un tamaño máximo de población (max spec num),
definido por el usuario.

En el método Create species, para cada especie en
la lista, se generan un conjunto de nuevas soluciones
con el fin de encontrar nuevas especies prometedoras.
El parámetro newt se refiere al número de evaluacio-
nes de la función objetivo para la iteración actual, t.
Observe que cada especie genera otras nuevas por śı
misma, independientemente del resto. En contraste,
el método Selection requiere el conocimiento de toda
la lista de especies para poder seleccionar las mejores
especies de la lista. TLUEGO introduce un opti-
mizador local dentro del proceso de optimización,
Optimize species. Este mecanismo es aplicado a cada
una de las especies de manera independiente, por
tanto, el número de evaluaciones permitido para cada
especies viene dado por nt/max spec num. El lector
interesado puede consultar [8] para una explicación
más detallada del algoritmo TLUEGO.

IV. tluego: algoritmos paralelos

TLUEGO es un algoritmo basado en subpobla-
ciones, es decir, trabaja con una población de solu-
ciones candidatas (especies). Esto viene a significar
que las especies que conforman la lista son autosu-
ficientes como para generar nuevas especies y para
trasladarlas hacia la posición de los óptimos locales
y globales de la función. De este modo hay un pa-
ralelismo intŕınseco en este algoritmo que se basa en
dividir la lista de especies entre los distintos proce-
sadores.

Es importante destacar que el procedimiento de
selección (Selection) se comporta como punto de sin-
cronismo, el cual viene impuesto por la necesidad
de mantener coherencia en los datos en la lista de es-
pecies. Esto implica que no podemos ejecutarlo hasta
que los métodos que lo preceden hayan finalizado sus
tareas. Por otro lado, la paralelización de los meca-
nismos de selección resulta, en este caso, improce-
dente, puesto que el coste computacional asociado a
los mismos es insignificante. Por tanto, la parale-
lización de TLUEGO pasa por la paralelización de
los métodos Create species y Optimize species.

A continuación se describen brevemente las tres
versiones paralelas de TLUEGO desarolladas.

A. Programación de paso de mensajes para
TLUEGO

La primera versión de TLUEGO ha sido diseñada
para ser ejecutada en un multicomputador, y por
tanto, el lenguaje de programación usado es MPI.
Esta versión utiliza un modelo de comunicación
maestro-esclavo, en el que un procesador (el maes-
tro) se encarga de tomar las decisiones globales y de
repartir la información, y el resto de procesadores
(los esclavos) procesarán la información de forma
concurrente. En cada nivel, el procesador maestro
divide la lista de especies entre todos los procesadores
(incluyéndose el mismo) y les asigna una tarea. Cada
procesador realiza la tarea asignada sobre su sub-
lista de especies y env́ıa los resultados al procesador
maestro, el cual se encarga de reunificar toda la in-
formación recibida para su posterior procesamiento
en la siguiente etapa del algoritmo.

El Algoritmo 2 muestra la estructura principal
del model maestro-esclavo implementado. En él,
el procesador master ejecuta el algoritmo secuen-
cial TLUEGO. El paralelismo se introduce en la
evaluación de la función objetivo de las nuevas
especies creadas en el procedimiento de creación,
Create species parallel, y de la aplicación del opti-
mizador local a cada una de las especies de la lista,
Optimize species parallel.

En cada nivel t, el procesador maestro obtiene una
nueva descendencia de soluciones candidatas para
el ĺıder. El cálculo del centro asociado al seguidor
(aplicando UEGO) y la evaluación del valor obje-
tivo del centro del ĺıder, se llevan a cabo en pa-
ralelo. Con este fin, el procesador maestro divide
la lista de soluciones candidatas entre el número de
procesadores P disponibles (incluyéndose él mismo).
Cada procesador recibe una sublista de especies, so-
bre la que aplicará UEGO para obtener la locali-
zación del seguidor asociada al ĺıder. Es impor-
tante destacar que para ejecutar UEGO, cada proce-
sador únicamente necesita conocer las caracteŕısticas
del centro del ĺıder, es decir, la localización (x1, y1)
y la calidad α1. Por tanto, la cantidad de infor-
mación involucrada en las comunicaciones es bas-
tante pequeña.

El procesador maestro no recibirá información de
los esclavos hasta que éste haya finalizado su trabajo.
Cuando lo haga, pasará a un estado de recepción,
donde cogerá las sublistas enviadas por los proce-
sadores esclavos. Una vez que el maestro ha recibido
toda la información, actualiza la lista de especies.
Siguiendo con la estructura general de TLUEGO,
la lista de especies resultante es ahora seleccionada
(Ĺınea 4 del algoritmo 2).

Para realizar el proceso de optimización, el proce-
sador master divide la lista de especies entre todos
los procesadores, de nuevo incluyéndose él mismo.
En este caso, cada procesador aplica el optimizador
local a cada una de las especies de la lista. Note
que en este caso, las comunicaciones incluyen toda
la especie, es decir, el centro de la especie y el ra-
dio asociado (nf1, R). Cuando el procesador maes-
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Algorithm 2 MPI TLUEGO algorithm

1: Init population
2: for t = 1 to L do
3: Create species parallel(newt)
4: Selection(max spec num)
5: Optimize species parallel(nt)
6: Selection(max spec num)
7: end for

tro acaba su trabajo, comienza a recibir las sublistas
de especies del resto de procesadores. La lista re-
sultante será seleccionada en la siguiente etapa del
algoritmo (Ĺınea 6 del Algoritmo 2).

B. Programación de memoria compartida para
TLUEGO

La segunda versión paralela de TLUEGO ha sido
diseñada para ser ejecutada en un multiprocesador, y
por tanto, se necesita un modelo de programación de
memoria compartida. A diferencia de la versión an-
terior, los procesadores no necesitan mensajes para
comunicarse entre śı, aunque śı un mecanismo para
compartir los datos en memoria de forma cohe-
rente. Para esta implementación, se ha considerado
OpenMP por ser un modelo portable y escalable, que
da los programadores una interfaz simple y flexible
para desarrollar aplicaciones paralelas.

Con respecto al modelo paralelo, esta versión
se puede considerar un pseudo maestro-esclavo.
OpenMP dispone de mecanismos para distribuir la
lista de especies entre los diferentes procesadores sin
la existencia de un procesador maestro. En este sen-
tido, no existe un procesador maestro que controle
globalmente la lista de especies, si no que se realiza
de manera paralela entre todos los procesadores. Sin
embargo, sigue siendo necesario que el procedimiento
de selección Selection se realice por un único proce-
sador. Por tanto, se han diseñado nuevos procedi-
mientos de creación y optimización para esta versión
paralela. La estructura del algoritmo es similar a la
del algoritmo 2, aunque en este caso, a diferencia de
la versión de paso de mensajes, no se puede conside-
rar una técnica maestro-esclavo puramente, ya que
no existe un procesador que tenga el control sobre
los demás. A continuación, se describen las princi-
pales ideas de esta versión de memoria compartida.

El algoritmo paralelo desarrollado en esta sub-
sección considera que la población se almacena en la
memoria compartida. Cuando Create species paral
se ejecuta, un único procesador genera nuevas solu-
ciones candidatas. A continuación, mediante el uso
de un bucle paralelo, cada procesador selecciona
una nueva especie y la evalúa. Cuando un proce-
sador ha terminado de realizar esta tarea, selecciona
otra nueva especie. Este bucle se repite hasta que
se evalúan todas las nuevas soluciones generadas.
Tenga en cuenta que no es necesaria la exclusión mu-
tua, ya que cada procesador accede a distintas áreas
de la memoria. Además, tenga en cuenta que ningún
procesador decide sobre de qué especies deben ser

evaluadas por qué procesador, como ocurre en la
versión anterior. Al contrario, todos los procesadores
se mantienen en el mismo nivel jerárquico, gracias al
uso del bucle paralelo.

El procedimiento Optimize species paral difiere del
método Create species paral en la tarea que realiza
cada procesador. En este caso, en lugar de evaluar
las especies, se aplica el procedimiento de búsqueda
local. Observe que el número de evaluaciones de la
función objetivo requeridas para optimizar una es-
pecie puede ser muy diferente al requerido por otra
especie, y por tanto, la carga computacional asumida
por cada procesador es distinta. Mediante una pla-
nificación de tareas d́ınamicas de tamaño uno, se con-
sigue equilibrar la carga computacional entre todos
los procesadores, y aśı, reducir el tiempo de espera
de los procesadores.

C. Programación h́ıbrida para TLUEGO

La última versión paralela se ha desarrollado para
ser ejecutada en un multicomputador donde cada
nodo es un multiprocesador. La programación pa-
ralela combina el paso de mensajes entre todos los
nodos con la paralelización de memoria compartida
dentro de cada nodo. En este caso, se ha conside-
rado MPI y OpenMP como herramientas para im-
plementar esta versión paralela. El modelo paralelo
combina un modelo de grano grueso con un pseudo
maestro-esclavo.

En un modelo de grano grueso, cada elemento de
proceso ejecuta un algoritmo de manera indepen-
diente al resto durante la mayor parte del tiempo
[11]. La idea es que diferentes elementos de proceso
trabajen con subpoblaciones más pequeñas y dife-
rentes, de forma que, cuando se unan todas las sub-
poblaciones, se obtenga una población similar a la
que la versión secuencial obtiene. Además, se pueden
realizar migraciones de la información de un ele-
mento de proceso a otro de acuerdo a una poĺıtica de
migración, que determina el intervalo de migración
(la frecuencia con la que un número determinado de
individuos se tiene que migrar), la tasa de migración
(el número de individuos que se tienen que comu-
nicar) y el criterio de selección (la poĺıtica que se
aplicará en la selección de los individuos que se co-
municarán).

Para el problema considerado, cada nodo del mul-
ticomputador ejecuta TLUEGO. El tamaño de la
población y el número total de evaluaciones de la
función objetivo para el proceso de optimización está
distribuido entre todos los nodos, N (ver algoritmo
3). En cuanto al procedimiento de migración, se
supone que los nodos están conectados mediante una
topoloǵıa de anillo. Se consideran dos tipos de nodos
(recolectores y trabajadores). La mitad de los no-
dos actúan como recolectores y la otra mitad como
trabajadores. En cada comunicación, cada nodo se
comporta o bien como un trabajador (remitente) o
bien como un recolector (receptor), aunque los roles
se intercambian en la siguiente comunicación. Un
nodo trabajador env́ıa su lista de población al si-
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Algorithm 3 Hybrid TLUEGO algorithm at each node

1: Init subpopulation
2: for t = 1 to L do
3: Create species parallel(newt/P )
4: Selection(max spec num/P )
5: Optimize species parallel(nt)
6: Selection(max spec num/P)
7: Migration
8: end for

guiente nodo en el anillo. El nodo recolector une su
propia lista con la recibida y aplica un proceso de se-
lección, en el que selecciona las mejores especies. A
continuación, la lista resultante se distribuye entre
los dos nodos (recolector y trabajador). El proceso
de migración ocurre en la primera mitad de los nive-
les del algoritmo.

Es importante destacar que con esta estrategia pa-
ralela de grano grueso, los recursos computacionales
de cada nodo no están totalmente explotados, ya
que se utiliza un solo procesador en el proceso de
migración. Para hacer uso de todo el conjunto de
procesadores y mejorar la eficiencia de esta versión
paralela, se ha considerado que dentro de cada nodo
se ejecuta una versión de memoria compartida en lu-
gar de la versión secuencial de TLUEGO. De esta
forma, se obtiene una versión h́ıbrida que combina
una implementación de paso de mensajes y de memo-
ria compartida.

V. Estudios computationales

Los estudios computacionales de este trabajo se
han realizado en el Supercomputador Ben Arabi del
Centro de Supercomputación de Murcia, en concreto,
en Arabi, que es un clúster con 816 cores, organiza-
dos en 32 nodos de 16GB de memoria cada uno, y 70
nodos con 8GB cada uno (en total 102 nodos). Cada
nodo tiene 8 procesadores, divido en 2 Intel Xeon
Quad Core (E5450) a 3.0 GHz. Para nuestros es-
tudios, hemos considerado únicamente los nodos de
8GB. Los algoritmos se han implementado en C++.

Para evaluar el comportamiento de las versiones
paralelas, se ha generado un conjunto de proble-
mas variando el número n de puntos de demanda, el
número m de centros pre-existentes y el número k de
estos centros que pertenecen a la cadena. Las confi-
guraciones (n, m, k) empleadas pueden observarse en
la tabla I.

TABLA I

Configuraciones de los problemas test.

n 100 500
m 2 5 10 2 15 25
k 0,1 0,1,2 0,2,4 0,1 0,5,10 0,7,15

Por cada configuración en la Tabla I, se generó
un único problema escogiendo aleatoriamente los
parámetros del problema uniformente en los inter-
valos definidos en [8]. Todos los problemas se han

resuelto 10 veces y que por tanto, los resultados ofre-
cidos son valores medios. Es importante destacar que
las tres versiones paralelas desarrolladas son fiables
y robustas como la versión secuencial, ya que son ca-
paces de encontrar prácticamente la misma solución
que la versión secuencial en las 10 ejecuciones.

Para estudiar el rendimiento de los algoritmos pa-
ralelos se han considerado diferentes configuraciones
del número de nodos considerados N y el número de
procesadores dentro de cada nodo p.

Una de las principales metas en paralelismo con-
siste en incrementar el rendimiento de una aplicación
con respecto a su ejecución en un uniprocesador.
Una métrica muy usada para medir el rendimiento
de una implementación paralela en procesadores ho-
mogéneos es la eficiencia, que estima lo bien utiliza-
dos que han estado los procesadores a la hora de
resolver el problema. La eficiencia de una versión
paralela (ejecutada sobre P procesadores) con res-
pecto a la versión secuencial se computa como:

Eff(P ) =
T (1)

P · T (P )

donde T (1) es el tiempo empleado por TLUEGO se-
cuencial, y el valor P viene dado por el número de no-
dos N multiplicado por el número p de procesadores
utilizados en los nodos. T (P ) es el tiempo de CPU
empleado por el algoritmo paralelo cuando se usan
P procesadores.

La tabla II muestra los resultados medios (para to-
dos los valores m y k) para n = 100. En la columna
etiquetada por Eff(E), se muestra el valor de la efi-
ciencia y en la columna etiquetada por Av(T ), el
tiempo medio empleado en las 10 ejecuciones por
problema. Como puede observarse, la versión de
paso de mensajes y la versión de memoria compar-
tida obtienen una eficiencia ideal o casi ideal hasta
P = 8 procesadores. Los valores de eficiencia decre-
cen conforme aumenta el número de procesador P .
Esta tendencia, que también puede observarse en la
versión h́ıbrida, puede ser debida al aumento de las
comunicaciones, a que no hay suficiente carga com-
putacional como para dividirla entre muchos proce-
sadores y a un posible desbalanceo de la carga.

TABLA II

Resultados de eficiencias para problemas con n = 100.

Versión paralela
de TLUEGO N p P Av(T) Av(Eff)

MPI 1 1 1 65470 -
2 1 2 32774 1.00
4 1 4 16507 0.99
8 1 8 8934 0.92

16 1 16 4861 0.84
32 1 32 2920 0.70
64 1 64 1800 0.57

OpenMP 1 1 1 65470 -
1 2 2 32878 1.00
1 4 4 16928 0.97
1 8 8 8703 0.94

Hı́brida 1 1 1 65470 -
2 8 16 5013 0.82
4 8 32 3047 0.67
8 8 64 2006 0.51
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TABLA III

Resultados de eficiencias para problemas con n = 500.

Versión paralela
de TLUEGO N p P Av(T) Av(Eff)

MPI 1 1 1 565358 -
2 1 2 282562 1.00
4 1 4 144663 0.98
8 1 8 75520 0.94

16 1 16 39194 0.90
32 1 32 21699 0.81
64 1 64 12290 0.72

OpenMP 1 1 1 565358 -
1 2 2 283707 1.00
1 4 4 143416 0.99
1 8 8 73065 0.97

Hı́brido 1 1 1 565358 -
2 8 16 40751 0.87
4 8 32 24953 0.71
8 8 64 14773 0.60

Aparentemente, en términos de eficiencia, la
versión h́ıbrida de TLUEGO parece ser peor que la
versión de paso de mensajes, ya que los valores de
eficiencias obtenidos para P = 16, 32, 64 son más
pequeños. Sin embargo, es importante destacar que
la versión h́ıbrida explota al máximo los recursos
disponibles, mientras que la versión de MPI no (re-
quiere el doble de nodos para obtener valores de efi-
ciencias similares).

Finalmente, se analiza la escalabilidad de los algo-
ritmos propuestos. En ĺıneas generales, este concepto
se puede definir como la capacidad de un algoritmo
para gestionar una cantidad cada vez mayor de tra-
bajo. La tabla III muestra el valor medio de eficien-
cia alcanzado por los tres métodos paralelos para ins-
tancias con n = 500 demandas puntos. Como puede
verse, todos los algoritmos propuestos muestran un
mayor rendimiento con el aumento del tamaño del
problema, es decir, la eficiencia se mejora con res-
pecto a los problemas anteriores (con n = 100), ver
la tabla II. Al igual que antes se observa un decre-
mento de la eficiencia conforme aumenta el número
de procesadores, cuyo comportamiento se puede de-
ber a lo ya comentado anteriormente.

VI. Conclusiones

Este estudio se ha basado en el problema del cen-
troide (Stackelberg or Simpson) introducido en [8].
En dicho art́ıculo, el algoritmo evolutivo TLUEGO
probó ser la mejor técnica de entre todas las prop-
uestas. Aun aśı, sólo fue capaz de resolver problemas
de tamaño pequeño.

En este trabajo, se han propuesto tres implementa-
ciones paralelas del algoritmo TLUEGO, ideadas
para ser ejecutado en diferentes arquitecturas. To-
das ellas presentan un buen comportamiento de
rendimiento, obteniendo la eficiencia óptima o casi
óptima hasta 8 procesadores. Además, su escali-
bilidad ha sido demostrada mediante la resolución
de problemas con diferentes cargas computacionales,
comprobándose que la eficiencia aumenta con el
tamaño de problema.

Dependiendo de la arquitectura disponible, se
puede elegir una u otra versión paralela de TLUEGO.

Por ejemplo, si se dispone de un ordenador personal
multicore, podremos utilizar la versión de memoria
compartida de TLUEGO para resolver este problema
del ĺıder-seguidor con demanda endógena. O, si por
el contrario, tenemos acceso a un cluster, podŕıamos
utilizar la versión h́ıbrida.
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Implementación de un modelo de flujo óptico
robusto sobre un DSP multinúcleo

Francisco D. Igual, Guillermo Botella, Carlos Garćıa, Manuel Prieto, Francisco Tirado1

Resumen— Este art́ıculo propone una imple-
mentación eficiente de un modelo de flujo óptico ro-
busto basado en gradiente sobre una plataforma hard-
ware de bajo consumo basada en un procesador dig-
ital de señal (DSP) multinúcleo. El objetivo princi-
pal es evaluar la adaptación de este tipo de algo-
ritmos a dichas plataformas, muy comunes en sis-
temas autónomos que aparecen en robótica, nave-
gación, seguimiento o asistencia médica. Todos estos
escenarios suelen presentar restricciones desde el pun-
to de vista del procesamiento en tiempo real, y tam-
bién en términos de enerǵıa. En nuestro trabajo, pro-
ponemos el uso de la plataforma C6678 de Texas In-
struments, y realizamos una comparativa con otras
arquitecturas de propósito general y de bajo consumo
en términos de rendimiento y eficiencia energética.

Palabras clave— Estimación de movimiento, DSPs,
arquitecturas de bajo consumo.

I. Introducción

EL problema de la estimación de movimiento se
ha investigado en profundidad durante los últi-

mos 50 años; sin embargo, todav́ıa es considerado
por la comunidad cient́ıfica como un campo emer-
gente y de especial interés, gracias al gran abanico
de aplicaciones del mundo real que se basan en él:
navegación, seguimiento, vigilancia, compresión de
v́ıdeo, robótica, automoción o neurociencia.

La estimación de movimiento determina vectores
de movimiento, y describe la transformación de una
imagen bidimensional en otra, t́ıpicamente toman-
do fotogramas contiguos en secuencias de v́ıdeo. El
movimiento, pues, se basa en tres dimensiones, pero
las imágenes son la proyección de una escena tridi-
mensional sobre un plano bidimensional. Por tan-
to, se trata de un problema mal condicionado [1],
[2], [3], conocido comúnmente como “problema de la
apertura”. Para solucionar estos inconvenientes, re-
sulta necesario incorporar cierto conocimiento exter-
no acerca del comportamiento de los objetos, como
restricciones de los cuerpos sólidos, u otros mode-
los que aproximen el movimiento de una cámara real
(rotación, traslación y zoom).

El flujo óptico no se corresponde exactamente con
el concepto de estimación de movimiento, aunque con
frecuencia aparecen asociados. Se define el flujo ópti-
co como el movimiento aparente de objetos de la im-
agen o ṕıxeles entre fotogramas [1]. Realizando una
clasificación del estado del arte en algoritmos y técni-
cas, podemos categorizar los métodos para estimar el
flujo óptico en:

Métodos basados en correspondencias [1], oper-
an comparando posiciones de la estructura de la

1Departamento de Arquitectura de Computadores
y Automática. Universidad Complutense de Madrid.
{figual,gbotella,garsanca,mpmatias,ptirado}@ucm.es

imagen entre fotogramas adyacentes e infieren
la velocidad a partir del cambio en cada lugar.
Métodos de enerǵıa, que usan filtros orientados
espacio-temporales que responden óptimamente
a determinadas velocidades.
Métodos diferenciales o basados en gradiente,
trabajan usando derivadas de la intensidad de la
imagen en el espacio y el tiempo. La velocidad
se obtiene a partir de cocientes de las medidas
anteriores [3], [4]. La implementación usada en
este art́ıculo pertenece a esta familia, y se basa
en el trabajo de Johnston [5], [6].

El Modelo de Gradiente Multicanal (McGM) se de-
sarrolló como parte de un proyecto destinado a enten-
der el sistema visual humano. Uno de los principales
problemas del modelo McGM son los altos requisi-
tos hardware necesarios para conseguir procesamien-
to en tiempo real. Trabajos previos [7], [8] han sol-
ventado estos requerimientos explotando el paralelis-
mo de datos inherente a McGM sobre procesadores
multinúcleo y aceleradores hardware como FPGAs
y GPUs. Sin embargo, las limitaciones en términos
de consumo de enerǵıa que aparecen en muchos es-
cenarios conlleva el estudio de alternativas eficientes
tanto desde el punto de vista de rendimiento como
de consumo para la implementación de este tipo de
algoritmos. En este trabajo proponemos una imple-
mentación eficiente del modelo McGM sobre el DSP
C6678 de Texas Instruments (TI), que combina un
pico teórico de rendimiento de 128 GFLOPS (miles
de millones de operaciones en coma flotante por se-
gundo) con un consumo estimado de 10W por chip,
Además, una de sus principales ventajas es la facili-
dad de programación, ya que adopta modelos de pro-
gramación muy extendidos tanto en modo secuencial
como paralelo. Nuestra evaluación incluye además
una comparación de la implementación sobre el DSP
con otras arquitecturas modernas, incluyendo proce-
sadores de propósito general y otras arquitecturas
diseñadas espećıficamente para ser eficientes desde
el punto de vista energético.

II. Modelo multicanal de gradiente
(McGM)

El modelo McGM fue propuesto por Johnston et
al [5], [6], e implementa un esquema de procesamien-
to visual propuesto por Hess y Snowden [9], que com-
bina la interacción entre la visión ocular y la per-
cepción cerebral, simplificando el modelo de visión
humana [10].

La Figura 1 muestra un esquema simplificado de
las etapas necesarias para el desarrollo e imple-
mentación del modelo. Desde el punto de vista de
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Fig. 1. Esquema del modelo McGM dividido en etapas.
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Fig. 2. Procesamiento de datos en el modelo McGM a través
de las distintas etapas.

la cantidad de datos procesados, McGM puede con-
siderarse un algoritmo expansivo, como puede apre-
ciarse en la Figura 2. Además, la naturaleza del algo-
ritmo hace que sea necesario concluir completamente
el procesamiento de una etapa antes de comenzar la
siguiente, por lo que la única forma de reducir el
tiempo total de procesamiento se basa en optimizar
cada una de las etapas de forma aislada. A grandes
rasgos, las etapas que componen una implementación
básica del modelo son [11]:

Filtrado temporal. Tomando como base el trabajo
de Hess y Snowden [9], se modelan tres canales
temporales diferentes (uno paso-baja con una
frecuencia de corte en 10 Hz, y dos paso-banda a
5− 10 Hz y 12− 18 Hz). Para obtener la deriva-
da temporal de la imagen, es necesario convolu-
cionar cada secuencia con cada uno de estos fil-
tros temporales.

Filtrado espacial. Se calculan las derivadas espa-
ciales, de orden 0 hasta 6 en x y 0 hasta 2
en y. Para ello se usarán operadores diferen-
ciales espaciales, donde será otra función núcleo
(en este caso una Gaussiana), la que se derive
para obtener estos operadores diferenciales de
órdenes superiores.

Aplicación de filtros orientados (steering). En es-
ta etapa, se proyectan los filtros espacio-
temporales previamente calculados en distintas
orientaciones, generando un banco de filtros a
partir de combinaciones lineales de un conjunto
de filtros básicos del mismo orden.

Desarrollo de Taylor. En esta etapa se lleva a
cabo un desarrollo de Taylor, utilizando cada
uno de los filtros orientados calculados previa-

mente. Esta función representa una estructura
robusta que recoge toda la información espacio-
temporal previamente generada, y aproxima
el valor de un ṕıxel genérico a través de las
derivadas de su vecindad. De acuerdo con el
modelo original [5], el desarrollo se restringe a
los tres primeros órdenes en la primera dimen-
sión y al segundo orden en las dimensiones or-
togonal y temporal.

Primitivas de velocidad. En las etapas anteriores
se computó la información visual utilizando una
representación de Taylor para cada ṕıxel, y cal-
culando la velocidad para un rango de orienta-
ciones. A partir de ellas, en esta etapa se ob-
tienen las medidas de velocidad y velocidad in-
versa como primitivas de flujo óptico, descom-
puestas en componentes paralela y ortogonal.

Cálculo final de velocidad en módulo y fase.
Finalmente, a partir de las primitivas de ve-
locidad previamente calculadas, se extrae una
única medida de movimiento para cada ṕıxel de
la imagen de entrada, descompuesto en forma
de módulo y dirección del movimiento.

III. Arquitectura del DSP C6678

El procesador C6678 es un DSP multinúcleo con
soporte para aritmética en punto flotante desarrolla-
do por Texas Instruments [12]. Presenta ocho núcleos
con arquitectura C66x y una frecuencia de 1 Ghz. La
disipación máxima de potencia es de 10W.

El núcleo C66x es la base del procesador C6678.
Esta arquitectura VLIW (Very Long Instruction
Word) explota distintos niveles de paralelismo:

Paralelismo a nivel de instrucción. Cada núcleo
posee 8 unidades funcionales dedicadas a distin-
tos tipos de operaciones, llamadas L, M, S y D.
Aśı, esta arquitectura VLIW de 8 v́ıas es capaz
de lanzar a ejecución hasta ocho instrucciones
en paralelo por ciclo.

Paralelismo a nivel de datos. El repertorio de in-
strucciones del C66x incluye instrucciones SIMD
(Single Instruction Multiple Data) capaces de
operar con registros de 128 bits. En general,
cada núcleo es capaz de ejecutar 8 operaciones
de producto-acumulación (MADD) por ciclo en
simple precisión, y 2 MADD por ciclo en doble
precisión. Al utilizar 8 núcleos, el C6678 arro-
ja un rendimiento pico de 128 GFLOPS (simple
precisión) y 32 GFLOPS (doble precisión).

Paralelismo a nivel de hebra. En nuestro caso,
diferentes hebras se mapean sobre los distintos
núcleos del procesador utilizando OpenMP.

A nivel de software, los DSPs de Texas Instruments
ejecutan un sistema operativo de tiempo real lla-
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mado SYS/BIOS. TI proporciona un compilador de
C/C++ que facilita la transición de códigos ya exis-
tentes a esta arquitectura. Para mejorar la eficiencia
del código generado, el compilador permite al usuario
aportar información extra en forma de #pragmas e
intŕınsecas SIMD que permiten explotar de forma
eficiente la arquitectura subyacente sin necesidad de
utilizar código ensamblador. Además, el compilador
soporta OpenMP 3.0 como modelo de programación
paralela, lo que facilita el proceso de paralelización.

IV. Implementación sobre el DSP
multinúcleo

En esta sección se presentan detalles de imple-
mentación y optimización para cada una de las eta-
pas del modelo McGM. Las optimizaciones aplicadas
se describen de forma incremental. A la vista de la
gran fracción de tiempo dedicado a las tres primeras
etapas del modelo (filtrado temporal, filtrado espa-
cial y steering), nos centraremos en dichas etapas,
dando únicamente algunos detalles relativos a la im-
plementación y resultados del resto.

Las optimizaciones propuestas son espećıficas para
este tipo de arquitecturas, y se centran en cuatro de
sus caracteŕısticas más atractivas: extracción de par-
alelismo a nivel de instrucción y datos, flexibilidad de
la jerarqúıa de memoria y uso de DMA para solapar
cálculo y movimiento de datos.

A. Parámetros relevantes para McGM

Evaluar el rendimiento de McGM es una tarea ar-
dua debido a la gran cantidad de parámetros que
pueden ser variados para afinar el comportamiento
del algoritmo. Muchos de estos parámetros tienen un
gran impacto no sólo en la precisión de la solución,
sino también en el rendimiento. La Tabla I lista los
principales parámetros asociados a las tres primeras
etapas de McGM. En la columna etiquetada como
Valores Comunes se enumeran los valores más t́ıpi-
cos para dichos parámetros, aunque éstos pueden ser
modificados en función de las necesidades. Además,
la Tabla I también proporciona cuatro combinaciones
de parámetros que utilizaremos en nuestro estudio
experimental.

B. Optimización de McGM sobre el DSP

Los principales detalles de implementación y
técnicas de optimización aplicados sobre la im-
plementación del modelo McGM sobre el DSP
multinúcleo se detallan a continuación. La mayoŕıa
de dichas técnicas de optimización son similares o co-
munes para todas las etapas, por lo que se detallan
de forma conjunta a continuación:

Implementación básica. Estableceremos una im-
plementación básica en lenguaje C que servirá co-
mo base para las comparaciones de rendimiento. Es-
ta implementación incluye el uso de flags de opti-
mización a nivel de compilador, y técnicas comunes
de optimización para explotar la localidad de datos
y la jerarqúıa de memoria. No incluye ninguna opti-
mización espećıfica para DSP.

DMA y optimización de la jerarqúıa de memoria.
Uno de los puntos fuertes del DSP es la posibili-
dad de gestionar de forma expĺıcita cada uno de los
niveles de memoria de la jerarqúıa. Aśı, es posible
definir buffers, asignarlos a distintos niveles de la jer-
arqúıa de memoria (usando #pragma en el código)
y realizar copias de datos entre ellos. Además, es-
tas copias pueden realizarse v́ıa DMA, de forma que
efectivamente se solapen comunicaciones y cálculo.

Optimización de bucles. Las arquitecturas VLIW
requieren una optimización cuidadosa de los bucles
que permita al compilador aplicar de forma efectiva
técnicas como software pipelining, loop unrolling y
data prefetching [13]. En general, el objetivo es man-
tener las (8) unidades funcionales de cada core to-
talmente ocupadas tanto tiempo como sea posible.
Para conseguirlo, el programador gúıa al compilador
acerca de factores de desenrollado seguros o espećıfi-
cos para cada bucle, o desambiguación de punteros
v́ıa #pragmas o palabras reservadas.

Vectorización. Como se mencionó en la Sección III,
cada núcleo C66x es capaz de ejecutar operaciones
aritméticas y de carga/almacenamiento sobre reg-
istros de hasta 128 bits. Naturalmente, esta carac-
teŕıstica está soportada a nivel de conjunto de in-
strucciones, y puede ser programada por medio de
intŕınsecas [13]. En McGM, el paralelismo de datos
es masivo, y por tanto el paradigma SIMD se puede
aprovechar en un gran número de escenarios. Aśı,
por ejemplo, en las convoluciones, los datos de en-
trada pueden agruparse y ser procesados usando reg-
istros de 128 bits (normalmente llamados quad regis-
ters para las multiplicaciones, y registros de 64 bits
para las sumas/restas. Aśı, idealmente, cada core
puede ejecutar hasta 8 productos-acumulaciones por
ciclo (cuatro productos por unidad M y dos por cada
unidad L y S).

Paralelización a nivel de bucle. Hasta este punto,
todas las optimizaciones se han enfocado hacia la op-
timización a nivel de un único núcleo. La última fase
de optimización consiste en extraer paralelismo a niv-
el de thread para aprovechar los múltiples núcleos del
C6678. En este caso, la paralelización se lleva a cabo
a nivel de bucle utilizando OpenMP, recientemente
soportado por el compilador de Texas Instruments.

C. Resultados experimentales

C.1 Etapa 1: Filtrado temporal

La Figura 3 muestra los resultados de rendimien-
to obtenidos tras la implementación y optimización
de la primera etapa de filtrado temporal, en térmi-
nos de fotogramas procesados por segundo, y con-
siderando fotogramas cuadrados de dimensión cre-
ciente, aśı como tamaños de ventana de convolución
(L) crecientes. No se muestran resultados para un
número variable de filtros, pues 3 es la configuración
más común para McGM. En este caso, compara-
mos el rendimiento obtenido para la implementación
básica con aquél para una implementación optimiza-
da sobre un núcleo, y dicha versión paralelizada sobre
los 8 núcleos del C6678.
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TABLA I

Principales parámetros configurables en McGM.

Parámetro Descripción Etapa Valores Comunes Configuraciones

frames Fotogramas de entrada Todas - Conf. 1 Conf. 2 Conf. 3 Conf. 4
N Número de fotogramas Todas Depende de entrada 40

nx × ny Dimensiones del fotograma Todas Depende de entrada 322 − 1282

L Ventana (Conv. Temporal) 1 15-23 7 15 19 23
nTemp filters Núm. filtros temporales 1- 3 3 3 3 3

T Ventana (Conv. Espacial) 2 15-23 7 15 19 23
nSpat filters Núm. filtros espaciales 2- 6 6 6 6 6

nOrtho Orders Núm. órdenes ortogonales 3 3 3 3 3 3
nθs Núm. ángulos 3- 6-24 6 12 18 24
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Fig. 3. Rendimiento de la implementación sobre el DSP de
la etapa de filtrado temporal para distintas resoluciones y
tamaños de ventana.

En esta etapa, los factores cŕıticos con impacto
sobre el rendimiento son el tamaño del fotograma
(nx × ny) y el tamaño de la ventana de convolución
temporal (L). En general, fijando L, el rendimien-
to decrece a medida que aumenta el tamaño del fo-
tograma. Para un tamaño de fotograma fijo, el im-
pacto del incremento del tamaño de la ventana de
convolución también se traduce en un decremento en
el rendimiento, aunque en menor medida.

Independientemente de la resolución del fotogra-
ma y el tamaño de la ventana, las optimizaciones a
nivel de núcleo (uso de DMA, optimizaciones a nivel
de bucle y vectorización) arrojan unas mejoras en-
tre 1.5× y 2×, dependiendo de los parámetro elegi-
dos. Al utilizar OpenMP, el rendimiento mejora en
un factor entre 5.5× y 7× comparado con la versión
secuencial optimizada. Globalmente, el rendimiento
tras aplicar el conjunto completo de optimizaciones
mejora en un factor entre 7× y 14×.

C.2 Etapa 2: Filtrado espacial

La Figura 4 muestra los resultados obtenidos tras
la implementación y optimización de la etapa de fil-
trado espacial. La figura muestra resultados para dis-
tintos tamaños de fotograma y tamaños de ventana
de convolución espacial crecientes. Como en el ca-
so anterior, realizamos una comparativa entre la im-
plementación básica e implementaciones optimizadas
secuencial y paralela.
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Fig. 4. Rendimiento de la implementación sobre el DSP de
la etapa de filtrado espacial para distintas resoluciones y
tamaños de ventana.

En este caso, el tamaño del fotograma (nx × ny)
y la dimensión de la ventana de convolución espacial
(T ) tienen impacto sobre los ratios de rendimiento.
Como en la etapa anterior, fijando el valor de (T ),
el rendimiento decrece a medida que la resolución
del fotograma aumenta. En cambio, para una de-
terminada resolución, el impacto de incrementar el
tamaño de la ventana de convolución se traduce en
un mayor rendimiento. De un análisis más detallado
se desprende que nuestra implementación de la con-
volución bidimensional obtiene mejor rendimiento a
medida que se incrementa el tamaño de la ventana.

Las optimizaciones a nivel de núcleo consiguen
mejoras de rendimiento entre 1.6× y 2.2×, dependi-
endo de las dimensiones de fotograma y ventana uti-
lizadas. La paralelización a nivel de hebra se traduce
en mejoras entre 5× y 6.5× utilizando los 8 cores
disponibles. En general, la mejora obtenida aplican-
do el conjunto completo de optimizaciones oscila en-
tre 8× y 13×.

C.3 Etapa 3: Steering

La Figura 5 muestra los resultados de rendimien-
to obtenidos para la etapa de steering sobre el DSP.
Los resultados se presentan para distintos tamaños
de fotograma y número de ángulos (u orientaciones).
Como en etapas previas, se compara el rendimien-
to de la implementación básica con el de versiones
optimizadas sobre 1 y 8 núcleos.
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Fig. 5. Rendimiento de la implementación sobre el DSP de
la etapa de steering para distintas resoluciones y tamaños
de ventana.

En esta etapa, los factores que afectan al
rendimiento son la resolución del fotograma (nx×ny)
y el número de orientaciones (nθs). Para un número
fijo de ángulos, el rendimiento disminuye a medi-
da que la resolución del fotograma aumenta. Para
una misma resolución, el incremento en el número
de ángulos proporciona mayor rendimiento.

Las optimizaciones a nivel de núcleo son más sig-
nificativas en este caso, al existir mayor intensidad
aritmética en el cuerpo de los bucles. Estas opti-
mizaciones suponen mejoras de rendimiento entre 4×
y 5×, dependiendo de las dimensiones de fotogra-
ma evaluadas y del número de ángulos considera-
dos. La paralelización utilizando 8 núcleos mejora
el rendimiento en factores que oscilan entre 1.5× y
2.5× comparando con la versión secuencial optimiza-
da, con mejores resultados a medida que el número
de orientaciones crece. En general, la mejora obteni-
da vaŕıa entre 10× and 12.5× si se aplican todas las
optimizaciones propuestas de forma simultánea.

C.4 Etapas finales

Las etapas finales del modelo McGM no se con-
sideran en profundidad desde el punto de vista del
rendimiento, ya que suelen requerir una fracción
muy reducida del tiempo total de procesamiento. Un
análisis detallado del tiempo de ejecución dedicado
a cada una de las etapas muestra como, en general,
las primeras tres etapas de McGM consumen alrede-
dor del 90% del tiempo de ejecución total. El tiempo
restante se dedica a las etapas compresivas, gestión
de memoria y precálculo de filtros previo a la ejecu-
ción. Sin embargo, se han observado beneficios sim-
ilares a los del resto de etapas al aplicar las mismas
optimizaciones tanto a nivel de núcleo como a nivel
de múltiples núcleos.

D. Consideraciones de rendimiento.

Más allá del rendimiento obtenido para cada eta-
pa de procesamiento, resulta necesario realizar un
análisis del rendimiento global obtenido. La Tabla II

TABLA II

Rendimiento de la implementación en DSP del modelo

McGM para distintas combinaciones de parámetros.

Rendimiento (fps)
322 642 962 1282

Conf. 1 266.86 60.34 25.78 14.18
Conf. 2 343.15 54.83 21.39 11.27
Conf. 3 503.27 54.99 11.77 9.89
Conf. 4 650.71 57.48 19.45 9.79

resume el rendimiento, en términos de fotogramas
por segundo (fps) de la implementación completa del
model McGM sobre el DSP multinúcleo, consideran-
do únicamente va versión más optimizada de cada
etapa. Dada la gran cantidad de parámetros config-
urables en el algoritmo, hemos elegido cuatro config-
uraciones representativas, etiquetadas como “Conf.
1” hasta “Conf. 4”, cuyos parámetros se detallan en
la Tabla I.

En general, el rendimiento se reduce a medida que
crece la resolución de los fotogramas. Aunque este
ratio es elevado para la menor resolución (hasta 650
fps para un tamaño de fotograma 32 × 32), decrece
de forma considerable para fotogramas mayores, has-
ta un mı́nimo de 9.74 fps para la mayor resolución
mostrada (128 × 128). Comparando estos resultados
con aquellos obtenidos para el resto de etapas (Fig-
uras 3, 4 y 5), resulta evidente que la etapa de steer-
ing es el factor que limita el rendimiento global de la
implementación.

Para poner estos resultados en perspectiva, la
Tabla III compara el rendimiento obtenido sobre
un conjunto de plataformas representativas de la
tecnoloǵıa multi-núcleo actual. Se han seleccionado
tanto procesadores de propósito general y elevado
rendimiento (Intel Xeon) como dos arquitecturas de
bajo consumo (ARM Cortex A9 e Intel Atom):

TI DSP C6678 (8 núcleos, 1 GHz).
Intel Xeon X5570 (8 núcleos, 2.93 GHz).
Intel Atom D510 (2 núcleos, 1.66 GHz).
ARM Cortex A9 (2 núcleos, 1 GHz).

La tabla también muestra el TDP (Thermal De-
sign Power) para cada arquitectura, dando aśı una
visión del valor máximo de consumo para cada una
de ellas. Claramente, la versión multihebra sobre los
8 núcleos del procesador Intel Xeon arroja el may-
or rendimiento para cualquier tamaño de fotograma.
Para imágenes de entrada de 128 × 128 ṕıxeles, el
rendimiento ronda los 21 fps. Nuestra versión opti-
mizada sobre el DSP C6678 obtiene mejores resulta-
dos que la versión secuencial sobre el procesador Intel
Xeon (9.74 fps para el mayor tamaño de fotograma
propuesto). Si se considera procesamiento en tiempo
real aquél que supera los 20 fps, el procesador Intel
Xeon puede alcanzar tiempo real para resoluciones
de hasta 128 × 128, mientras que el DSP reduce esta
cifra hasta imágenes de dimensión 96 × 96. Ninguno
de los demás procesadores de bajo consumo consigue
llegar a cifras que supongan procesamiento en tiempo
real para imágenes mayores a 32 × 32 ṕıxeles.
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TABLA III

Rendimiento y eficiencia energética de las implementaciones optimizadas de McGM sobre distintas

arquitecturas, usando Conf. 4 y diferentes tamaños de fotograma. Los números en negrita indican

procesamiento en tiempo real. Las celdas resaltadas en gris indican la mejor eficiencia energética conseguida

para cada tamaño de fotograma.

Rendimiento (fps) Eficiencia (kpps/Watt)
Procesador TDP 322 642 962 1282 322 642 962 1282

Xeon (8c) 190 W 1390.09 136.06 45.04 20.91 7.49 2.93 2.18 1.80
Xeon (1c) 95 W 1065.41 34.55 9.70 3.99 11.48 1.49 0.94 0.68
C6678 10 W 650.71 57.48 19.45 9.79 66.63 23.54 17.93 15.95
Atom 13 W 182.76 5.62 3.02 1.23 14.39 1.77 2.14 1.55
Cortex A9 1.2 W 126.87 6.44 1.79 0.75 108.26 21.98 13.76 10.30

E. Consideraciones energéticas.

Estas tasas de rendimiento deben ser consideradas
en el contexto de la potencia real disipada por ca-
da plataforma. Para ilustrar la eficiencia en térmi-
nos energéticos de cada sistema ante una ejecución
del algoritmo McGM, la Tabla III proporciona una
comparativa de la eficiencia de cada arquitectura en
términos de kpps (miles de ṕıxeles procesados por
segundo) por vatio. Los mejores ratios de eficiencia
aparecen resaltados en gris. Nótese como, aunque la
arquitectura ARM es la más eficiente para imágenes
de entrada pequeñas (32×32), el DSP es claramente
la arquitectura más eficiente para imágenes de entra-
da mayores. En este sentido, el DSP ofrece una solu-
ción de compromiso entre rendimiento y consumo,
que puede ser realmente atractiva para aquellas apli-
caciones y escenarios en los que el consumo es una
restricción, pero el procesamiento en tiempo real es
también un requerimiento para imágenes de entrada
de tamaño medio/grande.

Los procesadores de propósito general proporcio-
nan tasas de eficiencia energética menores, pero son
necesarios siempre que el procesamiento en tiempo
real sea deseable sobre imágenes de tamaño consid-
erable. En comparación con las otras dos arquitec-
turas de bajo consumo (Intel Atom y ARM Cortex
A9), el procesamiento en tiempo real sólo se con-
sigue en estos casos para imágenes de baja resolución
(hasta 32 × 32 en ambos casos). Aśı, nuestra imple-
mentación sobre DSP, aśı como la arquitectura en
śı misma, pueden ser consideradas como atractivas
no sólo cuando prima la eficiencia energética, sino
también cuando el rendimiento es un requisito.

V. Conclusiones

En este art́ıculo se ha propuesto un estudio de-
tallado del rendimiento de una implementación op-
timizada del modelo de flujo óptico McGM sobre un
DSP multinúcleo de bajo consumo, proponiendo op-
timizaciones ad-hoc para este tipo de procesador e
incluyendo una comparativa con otro tipo de arqui-
tecturas en términos de rendimiento y eficiencia en-
ergética.

A la vista de los resultados obtenidos, el DSP
multinúcleo no puede ser considerado como una al-
ternativa a los procesadores de propósito general en
cuanto a rendimiento alcanzado, pero śı como una
solución muy eficiente en términos de consumo de en-

erǵıa en determinadas aplicaciones y/o escenarios en
los que el consumo es un factor determinante, pero es
deseable un procesamiento en tiempo real de secuen-
cias de imágenes de resoluciones de tamaño medio.
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Meyer-Bäse, and Maŕıa C. Molina, “Robust bioinspired
architecture for optical-flow computation,” IEEE Trans.
VLSI Syst., vol. 18, no. 4, pp. 616–629, 2010.

[8] Fermı́n Ayuso, Guillermo Botella, Carlos Garcia, Manuel
Prieto, and Francisco Tirado, “GPU-based Acceleration
of Bio-inspired Motion Estimation Model,” Concurrency
and Computation: Practice and Experience, 10/2012 In
Press.

[9] R J Snowden and R F Hess, “Temporal frequency filters
in the human peripheral visual field.,” Vision Res, vol.
32, no. 1, pp. 61–72, 1992.

[10] A. Johnston and C. W. Clifford, “A unified account of
three apparent motion illusions.,” Vision research, vol.
35, no. 8, pp. 1109–1123, Apr. 1995.

[11] G Botella, Robust optical flow implementation in recon-
figurable hardware, Ph.D. thesis, Ph. D. thesis, Universi-
ty of Granada, Granada, Spain, 2007, ISBN 978-84-338-
4381-4, 2007.

[12] “TMS320C6678 Multicore Fixed and
Floating-Point Digital Signal Processor,”
http://www.ti.com/lit/ds/sprs691c/sprs691c.pdf,
February 2012, Texas Instruments Literature Number:
SPRS691C.

[13] “Introduction to TMS320C6000 DSP optimization,”
http://www.ti.com/lit/an/sprabf2/sprabf2.pdf, Oc-
tober 2011, Texas Instruments Literature Number:
SPRABF2.

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 359



Estudio de diferentes esquemas de planificación
para el reparto de consultas en una plataforma

heterogénea.
Roberto Uribe-Paredes1,

Diego Cazorla2, Enrique Arias2 y José Luis Sánchez2

Resumen— La búsqueda por similitud aparece en
diferentes campos de la ciencia e ingenieŕıa tales
como reconocimiento de patrones, recuperación de
la información, etc convirtiéndose, hoy en d́ıa, en
un campo de interés muy activo. En general,
en las aplicaciones reales que tratan con un gran
volumen de datos, el uso del paralelismo se vuelve
esencial para obtener resultados en un tiempo
razonable. En este contexto, los dispositivos GPU /
MultiGPU son ampliamente utilizados para obtener
este razonable tiempo a un precio bajo. En este
trabajo, se precisa resolver en un tiempo razonable
un conjunto de consultas a una base de datos
(cientos de consultas en pocos segundos) utilizando
un clúster en el que el recurso final es una plataforma
heterogénea que consta de un procesador de 8
núcleos y 4 GPUs. Nuestros algoritmos explotan
los recursos computacionales subyacentes al ejecutar
el algoritmo de búsqueda en núcleos y en la GPU,
simultáneamente.

Palabras clave— Búsqueda por similitud, espacios
métricos, consultas por rango, plataformas basadas
en GPU, plataformas multicore, esquemas de
planificación.

I. Introducción

EN la última decada, la búsqueda por similitud
en una gran colección de objetos almacenados

en una base de datos métrica es un problema
que ha adquirido especial interés. Este tipo de
búsquedas aparece en diversas aplicaciones de ciencia
e ingenieŕıa tales como reconocimiento de voz e
imagen, mineŕıa de datos, detección de plagio y
muchas otras.

La similitud se modeliza generalmente a través de
un espacio métrico, y la búsqueda de objetos más
similares a través de una búsqueda por rango o de
vecinos más cercanos. Un espacio métrico (X,d) es un
conjunto X con una función de distancia d : X2 → R,
tal que ∀x, y, z ∈ X, se deben cumplir las propiedades
de: positividad (d(x, y) ≥ 0andd(x, y) = 0ssix = y),
simetŕıa (d(x, y) = d(y, x)) y desigualdad triangular
(d(x, y) + d(y, z) ≥ d(x, z).

Sobre un espacio métrico (X, d) y un conjunto de
datos finito Y ⊆ X, se pueden realizar una serie
de consultas. La consulta básica es la consulta por
rango. Sea un objeto x ∈ X, y un rango r ∈ R.
La consulta por rango alrededor de x con rango r
es el conjunto de puntos y ∈ Y, tal que d(x, y) ≤ r.

1Departamento de Ingenieŕıa en Computación,
Universidad de Magallanes, Chile. e-mail:
roberto.uribeparedes@gmail.com

2Departamento de Sistemas Informáticos,
Universidad de Castilla-La Mancha, España. e-mail:
{enrique.arias,diego.cazorla,jose.sgarcia}@uclm.es

Un segundo tipo de consulta, que puede construirse
usando la consulta por rango, es los k vecinos más
cercanos. Sea un objeto x ∈ X y un entero k. Los k
vecinos más cercanos a x son un subconjunto A de
objetos de Y, donde |A| = k y no existe un objeto
y ∈ A tal que d(y, x) sea menor a la distancia de
algún objeto de A a x.

Por otro lado, la necesidad de almacenar y
procesar grandes volúmenes de datos hace necesario
aumentar el rendimiento en términos de tiempo de
procesamiento. En general, se utilizan para ello
diversas plataformas paralelas. En este sentido,
nuevas plataformas basadas en tarjetas gráficas
(Graphics Processing Unit, GPU ) permiten un alto
nivel de paralelismo a un muy bajo coste.

En los últimos años, grandes clusters y
supercomputadores están incorporando nodos
h́ıbridos compuestos de una o más CPUs y GPUs.
Muchos de estos sistemas están presentes en las
primeras posiciones de las últimas listas TOP500
y GREEN500 [1], [2]. Para garantizar un uso
apropiado de estas plataformas computacionales,
se han de gestionar diferentes retos. Por un lado,
y desde el punto de vista del hardware, es muy
importante dimensionar correctamente el sistema
debido a su alto coste, y por la misma razón, es
esencial obtener el mayor ahorro energético posible.
En esta dirección alguna propuesta, como rCUDA
[3], proporciona contribuciones interesantes.

Desde el punto de vista del software, de
cara a explotar toda la potencia computacional
de este tipo de plataformas, las aplicaciones
deben ser adecuadamente adaptadas a dichos
sistemas. El escenario actual es que, en muchas
aplicaciones, los datos se distribuyen entre los
diferentes nodos del sistema y posteriormente
son procesados en un subsistema formado por
multicores/multiGPUs. Como consecuencia, las
aplicaciones paralelizadas utilizando MPI han de
tener en cuenta la heterogeneidad de los recursos
hardware subyacentes. Además, las técnicas de
planificación resultan un tema esencial debido a
que la capacidad computacional de cada uno de los
recursos del sistema es diferente.

Si nos centramos en el caso particular de
búsquedas por similitud, se pueden encontrar
bastantes contribuciones desde el punto de vista
del paralelismo aplicado a este problema tanto para
memoria distribuida [4], [5], [6], plataformas de
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memoria compartida [7], como para GPUs [8], [9],
[10], [11], [12].

Sin embargo, no hemos encontrado
implementaciones paralelas heterogéneas donde
tanto los cores de la CPU como de la GPU están
procesando consultas simultáneamente. En este
art́ıculo nos centramos en diferentes alternativas de
planificación para distribuir las consultas entrantes
a todos los elementos de procesamiento en los nodos
h́ıbridos de un clúster.

Asumimos que los datos (estructuras de datos y
consultas) han sido distribuidos entre los diferentes
nodos de un clúster, y nos centramos en los recursos
finales formados por un nodo multicore/multiGPU
(ver Figura 1). Sin embargo, no es trivial la manera
en que las consultas se reparten entre los diferentes
cores1 o GPUs, teniendo un gran impacto en las
prestaciones. En este art́ıculo se ha realizado un
estudio del impacto que la asignación de consultas
a los recursos tiene en las prestaciones, intentando
proporcionar algunas gúıas que ayuden a desarrollar
esquemas de planificación eficientes.

El art́ıculo se estructura como sigue: la Sección II
introduce brevemente la estructura ”Generic Metric
structure (GMS)” y la implementación secuencial
[13] y la paralela basada en GPU [14] para
resolver la búsqueda por similitud, implementaciones
desarrolladas por los autores, y que sirve para
centrar el resto del trabajo de este art́ıculo puesto
que se utilizará en la versión heterogénea que aqúı
se presenta. En la Sección III se introduce la
implementación heterogénea, para posteriormente,
en la Sección IV analizar diferentes esquemas de
planificación. En la Sección V se describen los casos
de estudio, la plataforma donde se llevarán a cabo
los experimentos y los resultados experimentales.
Adicionalmente, en la Sección VI se lleva a cabo un
estudio sobre consumo energético. Finalmente, la
Sección VII desgrana las conclusiones derivadas de
este trabajo aśı como el trabajo futuro.

II. Una estructura métrica Genérica

En este trabajo proponemos el uso de una
estructura métrica Genérica, que denominamos

1Se usuará el término cores para hacer referencia a los
núcleos de la CPU

GMS. Si bien esta estructura no supone ninguna
aportación en śı misma, śı que supone una reflexión
de cara a simplificar las estructuras métricas
existentes que proporcionan buenos resultados en
un entorno secuencial o de paralelismo clásico, pero
no son muy apropiadas para una implementación
en GPUs [13]. De hecho, esta estructura métrica
consiste en una matriz de datos N × P , siendo N el
número de objetos y P el número de pivotes.

Otras estructuras de datos, que también se basan
en una estructura bidimensional, son Spaghettis
[15] y SSS-Index [16]. La diferencia entre ellas
viene dada por la forma de obtener los pivotes o
en la manera de almacenar la estructura. Aśı,
GMS evita el proceso de ordenación de datos propio
de la técnica Spaghettis ya que este proceso es
computacionalmente costoso en una GPU. Además,
evita la selección de pivotes tal y como lo hace la
estructura SSS-Index, y GMS lo hace de manera
aleatoria.

Para GMS, el proceso de búsqueda, dada una
consulta q y un rango r, se realiza aśı:

1. A partir de la distancia entre q y los pivotes
p1, . . . , pk se obtienen k intervalos de la forma
[a1, b1], ..., [ak, bk], donde ai = d(pi, q) - r y bi =
d(pi, q) + r.

2. Los objetos en la intersección de todos los
intervalos son candidatos a la consulta q.

3. Para cada objeto candidato y, se calcula la
distancia d(q, y), y si d(q, y) ≤ r, entonces el
objeto y es una solución a la consulta.

III. Implementación paralela heterogénea

En una implementación heterogénea se usan cores
y GPUs para resolver todas las consultas pero cada
consulta se resuelve completamente en un dispositivo
(core o GPU). Para hacer esto es necesario asumir
ciertas caracteŕısticas de la implementación:

• La estructura de datos. Las estructuras
de datos principales utilizadas en todas las
implementaciones son la base de datos, las
consultas, GMS y los pivotes.

• Procesado. Obviamente, todas las operaciones
de cómputo esenciales son realizadas por la
implementación heterogénea. Sin embargo,
para resolver todas las consultas, es necesario
considerar operaciones extra, en particular
cuando utilizamos la GPU ya que las estructuras
y demás datos deben ser transferidos de la
memoria de la CPU a la memoria de la GPU.

• Preproceado. En esta fase se construye
la estructura GMS y se carga durante la
ejecución del programa. En esta fase se
definen aleatoriamente los pivotes y se genera
la estructura.

Con respecto al proceso de búsqueda, y tal y como
hemos comentado anteriormente, cada consulta se
resuelve o en el core o en la GPU.

La implementación multicore consiste en ejecutar
el programa secuencial una vez que los hilos se han
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creado mediante los pragmas de OpenMP [17], por
ejemplo, la directiva #pragma omp parallel for.
En el caso de la implementación para la GPU, una
vez que el hilo que gestiona la GPU se ha creado
se realiza una llamada al código de GPU o kernel.
El código de GPU se corresponde con las siguientes
acciones:

• La consulta q a ser resuelta se transfiere
directamente a la memoria caché de la GPU.

• Posteriormente, de cara a resolver la consulta,
se lanzan a ejecución tantos hilos como número
de objetos en la base de datos. Unos pocos de
ellos calculan las distancias entre la consulta
q y los pivotes pi, y la distancia resultante
d(q, pi) se mantiene en la memoria caché de
cada multiprocesador ya que serán utilizadas
por todos los hilos.

• En el siguiente paso, todos los hilos determinan
si los elementos de la base da datos son o no
candidatos para la consulta q. Cada hilo procesa
sólo un elemento.

• Finalmente, para cada elemento candidato el
hilo determina si dicho elemento es una solución
válida para la consulta q.

La implementación del kernel toma en
consideración buenas prácticas de programación
de GPU como el uso eficiente de la jerarqúıa de
memoria para evitar accesos innecesarios a memoria.

Nótese que, independientemente de la bondad de
la implementación, el modo en que las consultas se
distribuyen en la plataforma heterogénea tiene un
gran impacto en las prestaciones.

En la siguiente sección, analizamos algunos
esquemas de planificación posibles.

IV. Análisis de diferentes aproximaciones a
la planificación de consultas en una

plataforma heterogénea

Tal y como hemos comentado en la Sección III, un
uso apropiado de los pragmas de OpenMP determina
el modo en que las consultas se distribuyen en los
recursos de procesamiento (cores o GPU).

Algunos posibles esquemas de planificación
soportados por OpenMP son:

1. Estático I: Si se utiliza la directiva #pragma
omp parallel for con planificación static,
se distribuye la misma cantidad de consultas
entre todos los recursos. Claramente, esta
planificación no es apropiada para una
plataforma heterogénea debido al hecho de
que las GPUs son dispositivos más rápidos que
los cores. Esto significa que los cores podŕıan
representar un cuello de botella de cara a
obtener las mejores prestaciones.

2. Dinámico I: Si se utiliza la directiva
#pragma omp parallel for con una poĺıtica
de planificación dynamic, ésta corresponde
a una distribución a bloques de consultas a
un recurso, y una vez un recurso finaliza
cogeŕıa el siguiente bloque asignable. En

este caso, la carga se balancea, pero las
prestaciones dependen del tamaño del bloque.
Sin embargo, un análisis en profundidad de
como OpenMP funciona internamente, nos
muestra que OpenMP asigna un bloque de
consultas pero de una en una. Por tanto,
parece que el tamaño del bloque no afecta a las
prestaciones, y sin embargo el tiempo perdido en
las transferencias puede ser muy alto porque hay
tantas transferencias a GPU como consultas.
Por otro lado, debemos tener en cuenta que el
último bloque puede ser asignado a un core y
de nuevo este elemento de proceso representa el
cuello de botella del sistema completo.

3. Dinámico II: Se utiliza la directiva
#pragma omp parallel for con poĺıtica
de planificación dynamic, pero en este caso
el programador engaña a OpenMP forzando a
calcular y transmitir un bloque de consultas
completamente. En este caso el tiempo de
transferencia se reduce, pero no se logra evitar
el efecto del último bloque asignado.

4. Estático II: En lugar de utilizar la directiva de
OpenMP #pragma omp parallel for que crea
los hilos y distribuye las consultas, utilizamos
la directiva #pragma omp parallel, esto es,
sólo creamos los hilos y de manera estática se
asigna un porcentaje de consultas a las GPUs
y otro porcentaje a los cores. En este caso,
sólo se realiza una única transferenciua de datos
beneficiando las prestaciones. Además, se evita
el efecto perverso del último bloque asignado, ya
que el número de consultas asignadas a la GPU
es mayor que el número de consultas asignadas
a los cores. Una discusión sobre el porcentaje de
consultas asignadas a GPU y asignadas a cores
se incluye en la Sección V.

En este art́ıculo, vamos a considerar el último
esquema de planificación conforme al análisis
anterior.

V. Banco de pruebas

En esta sección se describen los casos de estudio
y la plataforma utilizada para la obtención de los
resultados experimentales, y el posterior análisis.

A. Casos de estudio y plataforma experimental

Como casos de estudio, se han considerado dos
bases de datos. La primera es un subconjunto del
diccionario de Español (86,061 palabras) utilizando
la distancia de edición para cada consulta y rangos
de búsqueda entre 1 y 4. Dadas dos palabras, la
distancia de edición se define como el mı́nimo número
de inserciones, borrados o sustituciones de caracteres
necesarios para que una palabra sea igual a otra. La
segunda es un conjunto de 112, 682 histogramas de
color (112 vectores) a partir de una base de datos
de imágenes. En este caso se utiliza una función de
distancia cuadrática, como la distancia Euclidea. El
radio utilizado es el que permite recuperar 0.01%,
0.1% y 1% de la base de datos.
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Para estas bases de datos creamos las estructuras
métricas con el 90% del conjunto de datos elegidos
aleatoriamente, y reservamos el 10% restante para
las consultas. Seleccionamos 32 pivotes para
construir GMS ya que esta cantidad de pivotes
proporciona buenos resultados [13]. Los pivotes
se seleccionan aleatoriamente. El tiempo invertido
en la construcción de la estructura no se ha
tenido en cuenta, considerándose como un tiempo
de preproceso. Este reducido número de pivotes
se ha escogido teniendo en cuenta que la GPU
tiene mayores restricciones de memoria. Se
considera también que la base de datos se almacena
completamente en la GPU, siendo el problema de
grandes bases de datos un tema fuera del ámbito de
este trabajo, considerado como trabajo futuro.

Para todos los experimentos, el tiempo de
ejecución considera sólo el proceso de búsqueda, pero
se tiene en cuenta el tiempo empleado en todas las
transferencias de datos necesarias, incluidas a GPU.
Como se dećıa anteriormente, la construcción de las
estructuras necesarias, los pivotes, etc, se calculan
”off-line”, y de esta manera todos los métodos se
compararán en las mismas condiciones.

La plataforma hardware utlizada consiste en un
clúster donde los recursos finales son 2 Quadcore
Xeon E5530 a 2.4GHz y 48GB de memoria principal
y con 240-core 4 Nvidia Tesla C1060 a 1.3GHz y 4
GB de memoria global, utilizando CUDA SDK v3.2
(http://developer.nvidia.com/). La compilación ha
sido realizada utilizando el compilador gcc 4.3.4 y la
libreŕıa OpenMP. Este trabajo sólo se centra en los
recursos finales.

B. Resultados y discusión

Tal y como se comentó al final de la Sección
IV, hemos considerado un esquema de planificación
estático en el sentido que se asigna un único
bloque de consultas a los diferentes dispositivos.
Para obtener algunas conclusiones, el porcentaje de
consultas asignadas a la GPU vaŕıa desde 0% (sólo
los cores resuelven las consultas) hasta 100% (sólo
las GPUs resuelve las consultas). Las Figuras 2
y 3 muestran los resultados obtenidos para el caso
de estudio de diccionario de Español e histogramas
de color, respectivamente. El eje X representa
el porcentaje de consultas asignadas a las GPUs,
mientras que el eje Y representa el tiempo de
ejecución en segundos. En el caso de las GPUs se
incluye el tiempo de transferencia de datos.

Es importante resaltar que:

• Cuando el número de consultas asignadas a
las GPUs es menor que 50%, es más eficiente
usar sólo cores. Este resultado significa que el
número de consulas asignadas a las GPUs es
reducido y por tanto la implementación no saca
partido de la potencia computacional de dicho
dispositivo y los cores representan el cuello de
botella del sistema heterogéneo. Sin embargo,
el tiempo de ejecución está lejos de ser el mejor.

• El mejor resultado, en términos de tiempo
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Fig. 2. Tiempo de ejecución para el caso de diccionario de
Español para porcentajes de consultas asignadas a la GPU
desde 0% a 100%.
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Fig. 3. Tiempo de ejecución para el caso de histogramas de
color para porcentajes de consultas asignadas a la GPU
desde 0% a 100%.

de ejecución, se obtiene cuando el número
de consultas asignadas a las GPUs es mayor
del 80%. En este caso, el tiempo de
procesamiento empleado por las GPUs y los
cores es muy similar, esto es, las GPUs resuelven
más consultas que los cores pero empleando
aproximadamente el mismo tiempo. En las
figuras se puede observar un efecto valle justo
en el punto donde se obtienen las mejores
prestaciones.

• En los casos de estudio considerados en este
trabajo conforme la complejidad del problema
crece (por ejemplo, rango 4 para el diccionario
de Español o 1% para la recuperación de
información en el caso de histograma de color)
el mejor resultado se obtiene sólo usando GPUs.
Esto es debido a que la contribución en el tiempo
de ejecución de la utilización de los cores es
muy reducida. Sin embargo, si el número de
consultas fuese más elevado que el considerado
en este trabajo, de nuevo apareceŕıa el efecto
valle en las Figuras 2 y 3.

Hasta el momento, los resultados son coherentes
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Fig. 4. Speedups para el sistema heterogéneo.

pero no hemos determinado el tamaño apropiado de
bloque. Para realizar esto, y debido al hecho de
que debemos decidir la carga a repartir entre los
elementos computacionales muy diferentes, vamos
a emplear la relación existente entre resolver el
problema de búsqueda por similitud en un core
(ejecución secuencial) y en una GPU. De hecho, esta
relación viene dada por la ganancia de velocidad o
”speedup”. La Figura 4 muestra el ”speedup” entre
la implementación secuencial y la implementación en
GPU para el caso de diccionario Español y para el
caso de histogramas de color.

Aśı pues, para el caso de diccionario de Español y
rango 1, la ganancia de velocidad es cercana a 2, que
significa que debemos asignar al menos el doble de
consultas a las GPUS que a los cores. De hecho, el
mejor porcentaje de asignación de consultas para el
rango 1 es alrededor de 70% para GPUs. Cuando el
rango es 2, la ganancia de velocidad está cercana a
6. Por tanto debemos asignar 6 veces más consultas
a las GPUs que a los cores. Para este caso, las
mejores prestaciones se obtienen para porcentajes
de consulas asignadas a GPUs cercanos a 84%. De
hecho, los mejores resultados se han ontenido para
porcentajes de consultas asignadas alrededor de 90%.
Un razonamiento similar se pude hacer para en caso
de histogramas de color.

VI. Consumo de enerǵıa

Hoy en d́ıa hay un gran interés en
realizar implementaciones eficientes tanto
computacionalmente (menos tiempo de ejecución)
como de consumo de enerǵıa. De hecho, hay una
tendencia global hacia la computación a Exaescala,
un nivel de cómputo que será viable gracias al
paralelismo y al escalado de la tecnoloǵıa, pero
siempre y cuando se reduzcan los niveles de potencia
eléctrica consumida [18].

En este trabajo se ha realizado un estudio
para analizar la enerǵıa consumida por las
implementaciones propuestas, como medida
adicional a las medidas de tiempo de ejecución
y ganancia de velocidad presentadas previamente.
La potencia consumida se mide en términos de vatios
(watts) consumidos por la plataforma completa, y
en Julios cuando se considera el consumo de enerǵıa.
Las medidas se ha realizado utilizando el analizador
de potencia PZ4000 de YOKOGAWA [19].

Las pruebas se han llevado a cabo considerando
las siguientes caracteŕısticas:
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Fig. 5. Estudio de potencia consumida en vatios para el
caso de diccionario de Español e histogramas de color,
considerando 8 cores (GPU 0%), 4 GPUs (GPU 100%) y
la plataforma heterogénea (4 cores + 4 GPUs).

TABLA I

Consumo de enerǵıa para el caso de estudio de

diccionario de Español

Plataforma Tiempo Vatios Julios
8 cores 17, 82 494, 82 8817, 69
4 GPUs 4, 23 648, 55 2743.37

Heterogénea 3, 87 746, 20 2887, 79

1. Seŕıa deseable conocer la potencia consumida
solo por los cores. En este caso, podemos
estudiar el impacto de introducir las GPUs.

2. Además, seŕıa deseable conocer si los cores son
o no necesarios, teniendo sólo GPUs.

3. Finalmente, comparar los resultados previos
con la plataforma heterogénea. Al realizar
este estudio, el número de pruebas se acota
ya que hay que buscar unos rangos de valores
en las pruebas donde se produzca la anterior
casúıstica. Por tanto, para el caso de
diccionario de Español se ha considerado rango
2 que proporciona un mejor resultado cuando
las GPUs procesan el 70% de las consultas.
Por el mismo razonamiento, para el caso de
histogramas de color se utilizará 0.1% de
información recuperada.

La Figura 5 muestra la potencia consumida en
vatios para los dos casos de estudio, considerando
8 cores (GPU 0%), 4 GPUs (GPU 100%) y
la plataforma heterogénea (4 cores + 4 GPUs).
En dicha figura se puede observar que introducir
una GPU implica un crecimiento en la potencia
consumida, pero por otro lado, hay una ligera
disminución del tiempo de ejecución.

Las Tablas I y II muestran la potencia consumida
(vatios) frente a tiempo de ejecución (segundos), esto
es, se presentan los Julios para los dos casos de
estudio considerados.

TABLA II

Consumo de enerǵıa para el caso de estudio de

histograms de color

Plataforma Tiempo Vatios Julios
8 cores 13, 17 511, 03 6730, 26
4 GPUs 4, 34 648, 70 2815, 36

Heterogénea 3, 93 658, 15 2586, 53
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En estas tablas podemos observar que los
vatios consumidos por las GPUs o la plataforma
heterogénea son muy similares, sin embargo
necesitan entre 3 y 7 veces menos enerǵıa que con
respecto al caso de sólo cores. Evidentemente, hay
un gran impacto en la potencia consumida cuando se
introduce las GPUs, pero también hay que considerar
que el problema se resuelve en menos tiempo y que
por tanto la enerǵıa global consumida se reduce
considerablemente.

VII. Conclusiones y trabajo futuro

En este trabajo se presenta y discute sobre un
estudio del impacto del esquema de planificación
en la distribución de consultas que llegan a un
servidor hacia los recursos finales de una plataforma
heterogénea.

Conforme a esta discusión, un esquema de
planificación estática orientada a bloques ha
sido el escogido ya que porporciona los mejores
resultados al obtener beneficios de todos los recursos
computacionales subyacentes (cores+GPUs). Como
conclusión, las GPUs han de realizar más trabajo
(más consultas asignadas) y los cores contribuyen a
reducir el tiempo de ejecución total (con un pequeño
porcentaje de las consultas a ser procesadas) bajo
la condición de que el tiempo empleado por las
GPUs sea lo más similar posible al empleado por los
cores. Para encontrar esta relación se ha realizado
un estudio basado en la ganancia de velocidad de
ejecutar en un core frente a ejecutar en una GPU.

Desde el punto de vista energético, a pesar de
que las GPUs incrementan puntualmente la potencia
necesaria, la enerǵıa consumida necesaria se reduce
drásticamente con respecto al caso de utilizar sólo
cores, debido a que resuelve el problema en menos
tiempo.

Como trabajo futuro se propone corroborar
la discusión sobre los esquemas de planificación
implementando las otras alternativas.
Adicionalmente, de cara a obtener un mejor
rendimiento de la plataforma heterogénea,
se incrementará el número de consultas a ser
procesadas.

Finalmente, queremos introducir la
implementación heterogénea en los recursos finales
de un clúster, el cual será alimentado por un servidor
de peticiones, tal y como ocurre en la realidad.
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Manuel Prieto, and Mauricio Maŕın, “Range query
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and Enrique Arias, “A comparative study of different
metric structures: Thinking on GPU implementations.,”
in Lecture Notes in Engineering and Computer Science:
Proceedings of The World Congress on Engineering 2012
(WCE 2012), London, England, July 2012, pp. 312–317.

[14] Roberto Uribe-Paredes, Enrique Arias, José L. Sánchez,
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Resumen— El nuevo estándar de vídeo High Efficiency 

Video Coding, ha sido desarrollado recientemente por la 

ITU-T y la ISO/IEC de forma conjunta para reemplazar a 

H.264/AVC. Este estándar ha tenido mucho éxito y ha sido 

ampliamente aceptado durante los últimos años. De esta 

forma, se hace patente una necesidad en los próximos años 

de contar con eficientes mecanismos para la conversión 

entre los estándares H.264/AVC y HEVC. En este artículo, 

se presenta un mecanismo para acelerar el proceso de la 

Estimación de Movimiento en el proceso de 

transcodificación desde H.264/AVC a HEVC. Dado que 

ambos estándares comparten una estructura de 

codificación similar, se trata de explotar la información 

que se recoge de la etapa de decodificación de H.264/AVC. 

El algoritmo que se propone trata de reducir la 

complejidad del transcodificador reduciendo, para ello, la 

complejidad de la Estimación de Movimiento de HEVC. 

Los resultados experimentales muestran que el algoritmo 

propuesto puede obtener una buena compensación entre 

eficiencia de codificación y complejidad. 

 
Palabras clave— H.264/AVC, HEVC, Transcodificación, 

Frames de referencia 

I. INTRODUCCIÓN 

OS últimos avances en la electrónica de los 

dispositivos para el consumo han implicado un 

rápido crecimiento de los contenidos multimedia 

creados por los usuarios, muchos de ellos con altas 

resoluciones, que pueden llegar hasta a vídeo con una 

definición de 4K. Todos estos modernos usuarios 

desean, a su vez, compartir estos contenidos con sus 

amigos, familiares y/o personas con gustos similares, 

tendencia que se ha visto impulsada por el uso de las 

redes sociales. La gestión de estos contenidos, junto con 

los contenidos comerciales, y todos los dispositivos, 

protocolos y servicios relacionados (para la grabación, 

almacenamiento, intercambio y renderizado) son una 

moda sin ataduras. Además, la forma de adecuar un 

vídeo para distintos dispositivos, capacidades y anchos 

de banda variables es otro reto muy importante. 

La transcodificación es una de las técnicas más 

prometedoras, ya que proporciona una adaptación del 

vídeo en términos de reducción de bitrate, de reducción 

de la resolución o de conversión de formato para 

salvaguardar distintos requisitos. Sin embargo, los 

últimos desarrollos en la tecnología de codificación de 

vídeo, hacen que la transcodificación sea mucho más 
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complicada. Un nuevo estándar de codificación crea 

nuevos requisitos para la transcodificación de los 

formatos ya existentes al nuevo formato para la 

interoperabilidad de los contenidos visuales. 

Actualmente, las comunicaciones en vídeo representan 

aproximadamente la mitad del tráfico de las redes, con 

una tendencia al alza. De esta forma, las técnicas que 

tratan de comprimir el vídeo de forma eficiente son de 

gran importancia; un ejemplo podría ser cómo evitar la 

"contracción del espectro" prevista debido a la creciente 

cantidad de tráfico en redes móviles. Una cantidad 

sustancial de esfuerzo se ha realizado en esta área 

durante los últimos años, lo que ha resultado en un 

estándar de compresión de vídeo de nueva generación, 

llamado High Efficiency Video Coding (HEVC) [1][2]. 

Para calidades similares, la arquitectura actual de HEVC 

sólo consume en su transmisión la mitad de ancho de 

banda que el estándar anterior H.264/AVC. La 

capacidad de compresión de HEVC establece un nuevo 

punto de referencia en la compresión de vídeo. Así, se 

espera que HEVC sea el sucesor de H.264/AVC. El 

amplio uso hoy en día de este estándar y la esperada 

adopción de HEVC hace que aparezca una nueva 

demanda de un transcodificador de H.264/AVC a 

HEVC. En la práctica, un transcodificador de vídeo 

debería mantener una buena compensación entre la 

complejidad y la eficiencia de la codificación, a la vez 

que hace uso de la información contenida en el flujo de 

entrada para generar el de salida. 

En este artículo se presenta un novedoso algoritmo de 

selección de los frames de referencia que serán usados 

como parte de un transcodificador heterogéneo de baja 

complejidad entre H.264/AVC y HEVC. El mecanismo 

de transcodificación propuesto se basa en la reutilización 

de los frames de referencia recolectados en la etapa de 

decodificación de H.264/AVC. Además se hace 

necesario un algoritmo de mapeo entre las particiones de 

HEVC y el área apropiada de H.264/AVC. Los 

resultados experimentales muestran que el mecanismo 

de transcodificación propuesto puede conseguir una 

buena compensación entre la eficiencia de la 

codificación y la complejidad del transcodificador. 

El resto de este artículo está organizado de esta forma: 

la Sección II incluye una descripción técnica del nuevo 

estándar HEVC. La Sección III identifica los trabajos 

relacionados que se están llevando a cabo en el área. La 

Sección IV introduce la propuesta realizada en este 

artículo para la arquitectura del transcodificador. Los 

resultados experimentales obtenidos se muestran en la 

Sección V. Finalmente, la sección VI contiene las 

conclusiones y el trabajo futuro que pueden deducirse de 

este trabajo. 

Transcodificación de vídeo H.264/AVC a HEVC 

con varios frames de referencia 

Antonio Jesus Diaz-Honrubia
1, Jose Luis Martinez

1
, Pedro Cuenca
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II. DESCRIPCIÓN TÉCNICA DE HEVC 

HEVC introduce nuevas herramientas de codificación, 

y mejora otras ya existentes, con respecto a su 

predecesor H.264/AVC [1][2]; todo ello hace posible 

que la eficiencia de codificación  se incremente 

notablemente. Uno de los cambios más notables reside 

en la forma de particionar las imágenes. HEVC 

prescinde de los términos de Macrobloque (MB) y 

bloque en la Estimación de Movimiento (ME) y en la 

transformada respectivamente e introduce tres nuevos 

conceptos: Unidad de Codificación (CU), Unidad de 

Predicción (PU) y Unidad de Transformada (TU). Esta 

estructura conduce a una codificación más eficiente para 

ajustarse a las necesidades específicas de cada imagen. 

Cada frame es originalmente dividido en regiones 

cuadradas de tamaño variable llamadas CUs, que 

reemplazan a la estructura de MBs de estándares 

anteriores. Cada CU puede contener uno o más PUs y 

TUs y su tamaño puede oscilar entre los 8x8 y los 64x64 

píxeles. Para ajustar el tamaño de cada CU, lo primero 

que el estándar hace es dividir la imagen en áreas de 

64x64 píxeles, cada una de ellas llamadas Largest CU 

(LCU) y, entonces, cada LCU puede ser particionada en 

cuatro sub-áreas más pequeñas de una cuarta parte del 

área original. Este particionamiento puede realizarse con 

cada sub-área de forma recursiva hasta que se alcanza un 

tamaño mínimo de 8x8 píxeles. De esta forma se usa una 

estructura de árbol cuaternario, o quad-tree, tal y como 

puede verse en la figura 1. 

HEVC comprueba casi todos estos modos  (Inter e 

Intra) para decidir si particiona o no una CU/PU/TU, 

escogiendo para ello el caso que mejor relación Rate-

Distortion (RD) obtenga. Además, en el caso de la Inter 

Predicción, se utiliza un algoritmo de ME para cada una 

de estas particiones; por defecto, el software HM [3] 

define la Búsqueda Diamond [4]. Este amplio abanico 

de posibilidades hace de HEVC un estándar mucho más 

complejo que su predecesor H.264/AVC. Tal y como se 

puede observar en la tabla 1, el módulo más costoso 

computacionalmente en el nuevo codificador de HEVC 

es que se encarga de realizar la Inter Predicción, que 

ocupa alrededor del 77-81% del tiempo total de 

codificación [5]. Por esta razón, este es el módulo en el 

que se centrarán los mayores esfuerzos de aceleración. 
 

TABLA 1. TIEMPO CONSUMIDO POR LOS MÓDULOS DE HEVC [5]. 

Módulo Tiempo consumido (%) 

Predicción Intra 1-2% 

Predicción Inter 77-81% 

Transf. + Cuant. 14-16% 

Filtro de Bucle 0,1-0,2% 

Codificador Entropía 2-4% 

 

III. TRABAJOS RELACIONADOS 

La transcodificación de vídeo es el proceso de 

convertir un flujo de vídeo comprimido previamente 

codificado con un determinado formato o características 

en otro flujo de vídeo codificado con otro códec o 

características. En el caso de que la secuencia de vídeo 

sea traducida a otro formato del usado para la 

codificación del vídeo de entrada, este proceso se 

conoce como transcodificación heterogénea. El proceso 

de transcodificación debería llevar a cabo la conversión 

sin necesidad de completar el proceso de decodificación 

y recodificación [6]. El proceso de transcodificación ha 

sido una de las líneas de investigación más candentes 

durante los últimos años en el marco de los 

transcodificadores de  MPEG-2 a H.264/AVC [7] o de 

H.263 a H.264/AVC [8], así como entre extensiones de 

H.264/AVC, como de éste a su versión escalable SVC 

[9]. También se ha prestado atención a los 

transcodificadores entre la Codificación Distribuida de 

Vídeo (DVC) y H.264/AVC [10]. 

En la actualidad, existen muy pocos casos de 

transcodificación entre H.264/AVC y el nuevo estándar 

HEVC [11][12][13]. En [11], los autores proponen la 

reutilización de los Vectores de Movimiento (MVs), así 

como una métrica de similaridad para decidir si ciertas 

particiones de CU en HEVC deben ser usadas. De modo 

similar, la propuesta presentada en [12], está enfocada a 

reducir la cantidad de particiones de CUs y de PUs que 

deben ser comprobadas usando para ello una métrica 

mejorada de la Optimización RD (RDO). 

En [13] puede encontrarse una propuesta más 

completa, que combina el uso de la paralelización del 

codificador, aprovechando las estructuras creadas para 

ello en HEVC, junto con la reutilización de la 

información extraída en la etapa de decodificación de 

H.264/AVC. En este caso, usa la resolución del frame 

para restringir el particionamiento del quadtree y 

reutiliza los modos de particionamiento para seleccionar 

los modos de PUs disponibles en cada caso. Además, 

también reutiliza los MVs codificados para aproximar el 

nuevo MV de HEVC. 

Sin embargo, hasta el momento no se ha encontrado 

ningún trabajo previo que se base en la reutilización de 

los frames de referencia para la aceleración de un 

transcodificador. 

Fig. 1. Particionamiento de las CU en HEVC. 
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IV. ARQUITECTURA PROPUESTA DE TRANSCODIFICADOR 

La arquitectura propuesta para el transcodificador se 

basa en la reutilización en el codificador de HEVC de 

los frames de referencia que ya han sido elegidos por 

H.264/AVC para reducir el tiempo de codificación del 

transcodificador cuando codifica frames de tipo P. 

La motivación de reutilizar estos frames de referencia 

es que la búsqueda en cada uno de ellos es muy costosa 

computacionalmente, dado que cada frames tiene 

muchas LCUs y cada una de estas LCUs es 

recursivamente particionada en muchas CUs y TUs. Así, 

cada LCU es dividida en hasta 4
0
 + 4

1
 + 4

2
 + 4

3
 = 85 

CUs y, cada una de éstas, es dividida en hasta 17 TUs 

diferentes, por lo que la ME se realizaría hasta 1.445 

veces por cada frame de referencia en cada LCU. El 

algoritmo propuesto trata de reducir el número de 

frames de referencia en los que HEVC realiza una 

búsqueda durante la ME, utilizando tan sólo los 

finalmente usados por H.264/AVC en el área cubierta en 

dicho estándar por la partición actual de HEVC. 

La solución dada pasa por dividir cada imagen de 

H.264/AVC en bloques de 4x4 píxeles, ya que éste es el 

menor tamaño que pueden tener los subMBs en este 

estándar, y asignarles el frame de referencia usado en 

cada uno de estos bloques. Entonces, el área 

correspondiente de HEVC es delimitada con la cantidad 

correspondiente de estos bloques y cada frame de 

referencia es almacenado en una lista (sin repetición de 

elementos). En el ejemplo de la figura 2, la lista final 

contendrá los frames de referencia 1 y 2. Entonces, para 

cada frame de referencia de HEVC, la lista es 

comprobada y sólo se realizará el proceso de la ME con 

dicho frame si éste está contenido en la lista. En otro 

caso, el frame de referencia será descartado para la 

partición actual. 

 

 

 

Fig. 3. Ejecuciones usando 1, 2, 3 ó 4 frames de referencia. 

Este proceso puede que parezca que elabora una lista 

que siempre contiene todos los frames de referencia 

debido a la gran cantidad de bloques 4x4 que 

corresponden a una CU, por ejemplo, a una CU de 

64x64 píxeles, le corresponden (64/4)2 = 256 bloques. 

Sin embargo, se ha realizado un estudio preliminar del 

problema y éste muestra que con este algoritmo, en 

media y usando 4 frames de referencia (cantidad por 

defecto en HM), el 82.7% de las ejecuciones sólo usan 1 

frame de referencia, tal y como se muestra en la figura 3. 

Este resultado puede explicarse por el hecho de que si 

un bloque 4x4 usa el frame x como referencia, la 

redundancia espacial provocará que los bloques 

adyacentes a él también usen el mismo frame x como 

referencia con alta probabilidad. 

V. EVALUACIÓN DE PRESTACIONES 

La evaluación de prestaciones se ha llevado a cabo 

siguiendo las indicaciones dadas en [14] con los ficheros 

de configuración provistos por JM y HM. Sin embargo, 

únicamente se ha utilizado la configuración "Low 

Delay" con el uso de slices de tipo P, dado que, tal y 

como se ha dicho previamente, esta propuesta sólo 

afecta a las particiones de tipo P. De igual forma, sólo se 

ha usado la configuración "High Efficiency", ya que las 

configuraciones "HM-like" dadas en JM no incluyen la 

configuración "Main". Sin embargo, el enfoque que se 

presenta en este artículo podría ser fácilmente adaptado 

para su uso con slices de tipo B y con la configuración 

de "Random Access". 

En primer lugar, todas las secuencias han sido 

codificadas bajo el estándar H.264/AVC mediante el uso 

de JM 18.4 [15]. Tras ello, los ficheros resultantes han 

sido transcodificados usando el decodificador de JM 

18.4 y el codificador de HM 9.0 [3]. Este proceso se ha 

realizado con el transcodificador aquí presentado y con 

el transcodificador de referencia, el cual consiste en 

decodificar el flujo de H.264/AVC y volverlo a codificar 

con el codificador de HEVC sin mejora alguna. 

En este transcodificador de referencia, los resultados 

muestras que el módulo de la ME consume, en media, el 

77% del tiempo de codificación de HEVC, mientras que 

el resto de módulos suponen, tan sólo, el 23% de este 

tiempo. Esto supone que la ME conlleva una gran parte 

del tiempo de ejecución del codificador de HEVC, tal y 

como se muestre en la figura 4, lo que viene a reforzar la 

motivación dada en la Sección II sobre la necesidad de 

acelerar este módulo. 
 

 
 

Fig. 4. Tiempo consumido por el módulo de la ME en HEVC. 
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TABLA 2. BD-RATE Y AHORRO DE TIEMPO DE LA PROPUESTA. 

Clase de 

secuencias 

BD-rate Y 

(%) 

BD-rate U 

(%) 

BD-rate V 

(%) 

Ahorro total 

de tiempo 

(%) 

Ahorro de 

tiempo en la 

ME (%) 

Ahorro de 

tiempo en el 

bucle (%) 

B 1.9% 1.8% 1.8% 31.7% 41.6% 60.6% 

C 2.0% 1.6% 2.3% 32.1% 44.0% 64.9% 

D 3.6% 3.7% 3.7% 30.0% 42.6% 64.7% 

E 1.4% 1.5% 1.4% 40.7% 48.4% 69.2% 

F 2.2% 2.3% 2.4% 34.2% 43.5% 61.4% 

Media 2.2% 2.3% 2.4% 33.3% 43.2% 62.6% 

 

Por otra parte, los resultados, en términos de BD-rate 

(el incremento medio de bitrate) [16] y ahorro de tiempo 

de codificación para el Total de todos los módulo de 

HEVC, para el módulo de la ME y para el Bucle 

acelerado en el código, con respecto al transcodificador 

de referencia, pueden verse en la tabla 2. Estos 

resultados son los valores medios para todas las 

secuencias de una misma clase (un total de 20 

secuencias). 

Tal y como puede verse en ellos, el transcodificador 

propuesto es capaz de reducir el tiempo Total de 

codificación en, aproximadamente, una tercera parte del 

original, manteniendo la misma calidad que éste 

mientras que el bitrate se incrementa sólo en un 2.2% 

para la componente Y, un 2.3% para la componente U y 

un 2.4% para componente V. De esta forma, se obtiene 

un incremento medio del (4·2.2 + 2.3 + 2.4) / 6 = 2.25% 

respecto al codificador de referencia, aumento 

justificado con la ganancia en el tiempo de codificación. 

Los resultados para la clase E son especialmente 

significativos, ya que la configuración usada es muy 

adecuada para entornos de videoconferencia (siendo la 

clase E secuencias de este tipo de entornos). Para esta 

clase de secuencias, el transcodificador propuesto puede 

conseguir un ahorro de un 40% del Total del tiempo de 

codificación, incrementando el bitrate en tan sólo un 

1.4%. 

Además, puede observarse que el tiempo de la ME es 

reducido, en media, en un 43.2% y que el Bucle objetivo 

es acelerado un 62.6%, lo que representa un valor muy 

próximo al 75%, que es el valor máximo teórico que se 

ve reducido al tener que buscar a veces en varios frames  

de referencia (tal y como se ha mostrado en la Sección 

III del artículo). 

Finalmente, la figura 5 y la figura 6 muestran los 

resultados graficados en términos de RD para todas las 

secuencias de video clasificadas por clases. Para cada 

una de las secuencias pueden observarse dos gráficas, la 

de línea continua con punto relleno muestra el PSNR 

para un cierto bitrate en el transcodificador de 

referencia, mientras que la de línea discontinua con 

puntos sin rellenar lo muestran para el transcodificador 

propuesto. 

Tal y como puede verse, las curvas RD de el 

transcodificador de referencia y el propuesto son muy 

similares. La insignificante pérdida en rendimiento RD 

se ve más que compensada por la disminución de la 

complejidad computacional de la propuesta. 

VI. CONCLUSIONES Y TRABAJO FUTURO 

Este artículo presenta una novedosa arquitectura para 

la emergente transcodificación entre H.264/AVC y 

HEVC, basada en la extracción de los índices de los 

frames de referencia usados por H.264/AVC durante su 

decodificación y su reutilización en la parte del 

codificador de HEVC. Los resultados muestran que se 

ahorra, en media, un 33% del tiempo total de 

codificación, lo que supone un ahorro del 43% del 

tiempo en el módulo de la ME (módulo más costoso 

computacionalmente del codificador) y un ahorro del 

62% del tiempo usado por el bucle acelerado. Este 

ahorro se consigue con un coste insignificante en 

términos de RD. 

Como trabajo futuro se espera que esta 

implementación pueda ser extendida a su uso con slices 

de tipo B y que el transcodificador pueda mejorarse 

reutilizando más información ya codificada en 

H.264/AVC, como modos de codificación de los MBs, 

abriendo las posibilidades de aceleración al 

particionamiento de las CUs o a los modos de decisión 

de las TUs. 

También puede estudiarse extraer la información de 

los MVs codificados por H.264/AVC, no para acelerar 

la obtención de los nuevos MVs en HEVC, ya que el 

algoritmo por defecto ya es lo suficientemente rápido, 

sino para mejorar la predicción inicial realizada por el 

nuevo estándar, ganándole de esta forma en calidad en 

términos de BD-rate. 

 

 

a. Secuencias de la Clase B 

Fig. 5. Prestaciones RD (Referencia vs. Propuesta) I 
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a. Secuencias de la Clase C 

 

 

b. Secuencias de la Clase D 

 

 

c. Secuencias de la Clase E 

 

 

d. Secuencias de la Clase F 

 

Fig. 6. Prestaciones RD (Referencia vs. Propuesta) II 
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Paralelización mediante paso de mensajes del
código COBRA-TF de simulación nuclear

Enrique Ramos1, José E. Román2, Agust́ın Abarca3 y Rafael Miró4

Resumen— Los análisis en seguridad nuclear a nivel
de subcanal requieren de la utilización de códigos
acoplados neutrónico-termohidráulicos con alta res-
olución espacial. Esta selección requiere tener
códigos termohidráulicos que permitan la simulación
de grandes dominios f́ısicos con alta resolución y en
un tiempo razonable. En este trabajo se presenta
una paralelización del código de subcanal COBRA-TF
de modo que puedan utilizarse clústeres de computa-
dores. COBRA-TF (Coolant Boiling in Rod Arrays
Code-TwoFluid) es un código termohidráulico de sub-
canal (permite resolver problemas a nivel de varilla
de combustible nuclear) que utiliza dos campos y tres
fases para modelar el flujo bifásico (agua+vapor). En
su origen es un código secuencial caracterizado por
unos tiempos de cálculo muy elevados a la hora de
realizar las simulaciones y con una gran demanda de
memoria, que hace muy complicada su ejecución en
secuencial. Por ello, resulta de vital importancia re-
ducir sensiblemente este tiempo para poder simular
condiciones del reactor con el menor tiempo de re-
spuesta posible. Este trabajo explica la paralelización
que se ha llevado a cabo mediante la incorporación de
PETSc, con el fin de reducir, en la medida de lo posi-
ble, el tiempo necesario para cada simulación y poder
ejecutar trabajos que requieran de una gran cantidad
de memoria.

Palabras clave— Resolución de Sistemas de Ecua-
ciones, PETSc, MPI, Simulación Termohidráulica,
Reactor Nuclear.

I. Introducción

EN ingenieŕıa nuclear es habitual el uso de códigos
de simulación numérica para analizar el compor-

tamiento de los diferentes componentes de las plan-
tas nucleares, tanto en funcionamiento normal del
reactor como en situaciones menos frecuentes como
pueden ser la recarga de combustible y secuencias
accidentales. La elevada exigencia en términos de
seguridad hace necesario manejar modelos de gran
nivel de detalle, lo que conlleva un alto coste com-
putacional de las simulaciones. La paralelización de
los códigos es muy conveniente en este contexto, para
hacer más ágil este tipo de estudios.

COBRA-TF (Coolant Boiling in Rod Arrays
Code-TwoFluid) es un código termohidráulico de
subcanal (permite resolver problemas a nivel de vari-
lla de combustible nuclear) que utiliza dos campos y
tres fases para modelar el flujo bifásico (agua+vapor)
[1], [2]. Las tres fases son el vapor, el ĺıquido con-
tinuo y la fase ĺıquida presente dentro de las burbu-
jas de vapor. Cada fase utiliza un conjunto de tres

1Dpto. de Sistemas Informáticos y Computación, Universi-
tat Politècnica de València e-mail: ramos@dsic.upv.es.

2Dpto. de Sistemas Informáticos y Computación, Universi-
tat Politècnica de València e-mail: jroman@dsic.upv.es.

3Dpto. de Ingenieŕıa Qúımica y Nuclear, Universitat
Politècnica de València e-mail: aabarca@iqn.upv.es.

4Dpto. de Ingenieŕıa Qúımica y Nuclear, Universitat
Politècnica de València e-mail: rmiro@iqn.upv.es.

ecuaciones tridimensionales para la masa, momento
y enerǵıa, con una excepción: se utiliza una ecuación
de la enerǵıa común para ambas fases ĺıquidas, la
continua y el ĺıquido presente en la fase vapor. La
formulación de dos fluidos emplea un conjunto sepa-
rado de ecuaciones de conservación y relaciones cons-
titutivas para cada fase. Los efectos de una fase en
otra se tienen en cuenta en los términos de inter-
acción que aparecen en la correspondiente ecuación
de gobierno. Las ecuaciones de conservación tienen
la misma forma para cada fase; solamente se diferen-
cian en las relaciones constitutivas y las propiedades
f́ısicas.

En este trabajo se presenta la primera fase de la
paralelización del código COBRA-TF, la cual ha con-
sistido en la integración con una libreŕıa paralela
para resolución de sistemas de ecuaciones, concreta-
mente PETSc [4]. Además se ha paralelizado la gen-
eración del Jacobiano, de modo que cada procesador
se encarga de la generación de los coeficientes asoci-
ados a un subconjunto de celdas. En las secciones
II y III se describen algunos detalles del código que
son relevantes para la paralelización. Las secciones
IV,V y VI describen la libreŕıa PETSc y la estrategia
utilizada, y los resultados preliminares se muestran
en la sección VII.

II. Combustible usado en la simulación

Para realizar las simulaciones con el código
COBRA-TF se ha modelado un elemento com-
bustible tipo PWR genérico de un reactor nuclear de
agua a presión (PWR). Este elemento combustible
tiene 3.4 m de longitud activa y consta de 236 var-
illas de combustible y 20 tubos gúıa. En la figura 1
podemos ver una representación de un elemento com-
bustible de reactor nuclear PWR.

El modelo termohidráulico realizado mediante
COBRA-TF consta de 256 canales termohidráulicos,
236 de los cuales están calefactados ya que presen-
tan combustible nuclear y 20 son tubos gúıa de las
barras de control. Axialmente el modelo se ha di-
vidido en 100 nodos, con lo que en conjunto se ob-
tienen 25600 celdas computacionales por cada ele-
mento combustible. Se han modelado mediante co-
eficientes de pérdidas de presión las 6 rejillas sep-
aradoras situadas en los niveles axiales 11, 26, 41,
55, 70 y 85 del elemento combustible. Además en
el primer y último nodo se modelan, también medi-
ante coeficientes de pérdidas de presión, los cabeza-
les del combustible. La disposición radial de varillas
de combustible y tubos gúıa dentro de la matriz de
combustible se presenta en la figura 2.

Se realiza la simulación del estado estacionario de
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Fig. 1. Elemento combustible de reactor PWR.

Fig. 2. Disposición de varillas de combustible y tubos gúıa
en la matriz del combustible.

un elemento combustible como el descrito anterior-
mente. Las condiciones termohidráulicas de con-
torno son de caudal másico y temperatura a la en-
trada y presión a la salida. Además, la potencia se
mantiene constante a lo largo de toda la simulación.

III. Resolución Numérica

El primer paso de la resolución consiste en resolver
las ecuaciones de momento de cada celda por elim-
inación Gaussiana, cuya forma matricial es la sigu-
iente:




c1 − 1 d1 0
c2 d2 − 1 e2

0 d3 e3 − 1







fl

fv

fe



 = (1)





−a1 − b1∆P
−a2 − b2∆P
−a3 − b3∆P



 (2)

El segundo paso nos permite calcular las veloci-
dades necesarias para la linealización de las ecua-
ciones de masa y enerǵıa. Mediante el método
de Newton-Raphson [3] por bloques se obtiene la
variación de las variables independientes que garan-
tizan un error residual nulo, cuya ecuación podemos
ver en la figura 3.

Fig. 3. Ecuación de masa de vapor.

Aplicando Newton-Raphson podemos obtener las
ecuaciones matriciales para cada celda que se mues-
tran en la figura 4, en la que podemos ver
el Jacobiano del sistema de ecuaciones evaluado
para las variables independientes, y compuesto por
derivadas anaĺıticas de cada ecuación con respecto
a la variación lineal de las variables independientes.
También podemos observar el vector solución que
contiene las variaciones lineales y el vector de error.

Fig. 4. Ecuación matricial.

Una vez resuelta la ecuación se reduce para
obtener la solución para las variables independientes,
derivando una ecuación para cada celda, que obliga a
resolver un sistema de ecuaciones formado por todas
las celdas. Si se alcanza la convergencia se pasa al
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Fig. 5. Componentes de PETSc.

paso de tiempo siguiente, de lo contrario se dismin-
uye el paso de tiempo de la simulación y se repite el
proceso.

En resumen, cada iteración externa se compone
principalmente de dos partes: el cálculo de los coe-
ficientes y la resolución de un sistema de ecuaciones
lineales. La matriz coeficiente de este sistema de
ecuaciones es dispersa (el porcentaje de elementos
no nulos es muy bajo). Esto se debe al método
de discretización utilizado, concretamente se trata
del método de diferencias finitas. Es importante
aprovechar esta caracteŕıstica para resolver el sis-
tema eficientemente, utilizando métodos iterativos.
En este trabajo, se ha abordado la paralelización de
la resolución del sistema y del cálculo de los coefi-
cientes mediante el reparto de las celdas del modelo
entre varios procesos MPI.

IV. PETSc

PETSc (Portable Extensible Toolkit for Scientific
Computation, [4], [5], [6]), es un software numérico
orientado a objetos para la resolución de ecuaciones
en derivadas parciales, paralelizado mediante paso
de mensajes. Está siendo utilizado en muchas apli-
caciones cient́ıficas en todo el mundo. En PETSc
todo el código se construye alrededor de una serie de
estructuras de datos y algoritmos que han sido encap-
suladas mediante técnicas de orientación a objetos.
Su ventaja consiste en trabajar directamente con es-
tos objetos abstrayéndose de la estructura de datos
interna, lo que le da una gran potencia al permitir
programar los métodos numéricos y aplicaciones ha-
bituales sin tener que estar pendiente de multitud de
detalles de implementación relativos a las estructuras
de datos o la paralelización. En la figura 5 podemos
ver sus componentes principales.

Aparte de algunos objetos auxiliares relativos a
la gestión de las mallas, los componentes básicos a

nivel de datos que incluye PETSc son los vectores y
las matrices. Estos objetos son análogos a los vec-
tores y matrices del álgebra lineal, y PETSc ofrece
un gran número de operaciones que permiten realizar
los cálculos más habituales, facilitando enormemente
la labor del programador. Por encima de ellos ten-
emos la posibilidad de usar varias clases de solvers,
tanto lineales como no lineales, diferentes precondi-
cionadores y métodos de resolución de sistemas de
ecuaciones entre otras posibilidades, todo ello en el
entorno paralelo que el propio PETSc gestiona en
función de las caracteŕısticas del sistema en el cual
se instala.

Las matrices en PETSc tienen una interfaz inde-
pendiente de la implementación, lo que implica poder
utilizar diferentes formatos de almacenamiento de
matrices sin necesidad de modificar el código fuente.
Esto permite por ejemplo especificar el formato de
almacenamiento al ejecutar el programa, pudiendo
aśı comparar las prestaciones de las distintas alter-
natives. Por defecto las matrices se almacenan en
el formato disperso comprido por filas. Otras alter-
nativas disponibles son el formato simétrico (alma-
cenando únicamente la parte triangular superior) o
el formato por bloques. Todos ellos son estructuras
de datos paralelas, con distribución orientada a blo-
ques de filas contiguas, y la comunicación necesaria
para realizar las operaciones en paralelo se gestiona
internamente por PETSc. En su uso básico, el pro-
gramador solo ha de preocuparse de que cada proceso
MPI se encargue de rellenar la parte que le ha sido
asignada.

PETSc permite instalaciones en modo debugger,
para permitir la depuración de errores, y en modo
optimizado, con el cual podemos conseguir tiempos
de cálculo sensiblemente inferiores, adecuado ya para
la fase de producción de resultados.

V. Tareas Computacionales

Las principales tareas computacionales requeridas
en cada paso son las siguientes:

1. Actualizar las variables de estado respecto al
paso de tiempo actual.

2. Computar la matriz Jacobiana y el vector de
residuos de la ecuación no lineal para la iteración
de Newton-Raphson.

3. Resolver el sistema lineal de ecuaciones.

Debido al esquema de discretización por diferen-
cias finitas, los dos primeros paso requieren del uso
de valores de celdas vecinas, con la necesidad de co-
municación que ello conlleva.

Respecto al tercer paso, hay que señalar que la ma-
triz de coeficientes del sistema lineal es dispersa, por
lo que los métodos iterativos son los recomedables
para la resolución del sistema.

VI. Estrategia de Paralelización

La paralelización permite el uso de varios proce-
sadores (o cores) cooperando en la solución de un
problema simple. Esto no sólo reduce el tiempo de
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computación sino que también incrementa la can-
tidad de memoria disponible permitiendo resolver
problemas más grandes.

La paralelización efectiva de COBRA-TF debe
contemplar dos puntos importantes:

1. Los tres pasos mencionados anteriormente
deben ser paralelizados, no sólo la solución del
sistema de ecuaciones.

2. La memoria se debe manejar de forma apropi-
ada, repartiendo las variables de estado entre los
diferentes procesos (en el caso de paralelización
con MPI).

La paralelización de COBRA-TF precisa de una
estrategia h́ıbrida, dónde la partición del cómputo se
desarrolla en dos niveles:

1. En el nivel superior se ha desarrollado una par-
alelización basada en la estrateǵıa de descom-
posición de dominios con el paradigma de paso
de mensajes (MPI).

2. En el segundo nivel se prevé realizar en el futuro
una paralelización de grano fino asociada a cada
subdominio.

Este esquema permite mejor escalabilidad en algu-
nas plataformas de computación, tales como clusters
de multicores, o clusters con aceleradores en cada
nodo. En este trabajo nos hemos centrado en el nivel
superior únicamente.

A. Selección del punto caliente

Para abordar la estrategia correcta a la hora de
paralelizar el código COBRA-TF, en primer lugar
se realizó un estudio del tiempo y su porcentaje
respecto al total, que consumı́a cada uno de los
métodos que se ejecutaban en el proceso. Para ello
se utilizó la herramienta Valgrind [7].

Analizando los resultados obtenidos con Valgrind
se aprecia como el método outer acumula el 87.75%
del coste, que a su vez llama a xschem, quien ejecuta
gssolv, lugar dónde se resuelve el sistema de ecua-
ciones propiamente dicho. Viendo que el resto de
llamadas se realizan un número muy alto de veces y
con coste poco significativo, se tomó este punto como
el objetivo de la paralelización. Una vez deducido
el punto adecuado para realizar la paralelización,
se establece que es necesario eliminar todas las lla-
madas a las subrutinas que se ejecutan por debajo de
krylovsolv, de forma que estos ya no serán necesar-
ios en el cálculo ya que implican el uso de la libreŕıa
SPARSKIT para la resolución de los sistemas de
ecuaciones.

Con esta estrateǵıa a la hora de elegir el punto
caliente, conseguimos realizar la paralelización de la
parte del cálculo que absorbe la mayor cantidad de
tiempo. Esto implica que tendremos mayores ben-
eficios a medida que aumente el número de veces
que hay que resolver el sistema de ecuaciones y so-
bre todo si aumenta su dimensión, ya que la parte
paralela saldrá muy beneficiada frente a realizar el
mismo cálculo en secuencial.

B. Integración de PETSc

La parte fundamental de la paralelización de la
resolución del sistema de ecuaciones es la sustitución
de la libreŕıa SPARSKIT por PETSc como medio
para resolver los sistemas de ecuaciones. Para ello
se sustituyeron las llamadas a SPARSKIT por las
correspondientes a PETSc analizando el lugar cor-
recto para su inicialización, aśı como la creación y
destrucción de todos los objetos (matrices y vectores)
necesarios en el cálculo. Todo ello se tuvo que coor-
dinar con las estructuras de datos ya existentes en el
código FORTRAN.

Todo ello precedido de la instalación y opti-
mización de PETSc para amoldarse al sistema en el
cual se desarrolla la ejecución.

C. Adaptación de PETSc

Una vez resuelto el problema de sustituir
SPARSKIT por PETSc, se procedió a analizar las
diferentes posibilidades que PETSc ofrece a la hora
de gestionar las matrices, vectores y solvers. Para
ello se realizó un estudio del patrón de elementos no
nulos de la matriz, para poder realizar la reserva de
memoria de forma adecuada y en el lugar adecuado.
El hecho de reservar correctamente la memoria en los
objetos que crea PETSc ofrece importantes ventajas
en cuanto a eficiencia a la hora de resolver el sis-
tema de ecuaciones. Además, debido a que el sistema
se tiene que resolver muchas veces hasta alcanzar la
convergencia, se estudió la posibilidad de reusar los
objetos matriz, vector y solver para ganar velocidad,
de forma que al mantener su estructura invariable, se
consiguió un considerable aumento de velocidad con
la correcta reutilización de los mismos.

D. Afinar el PETSc

En la fase de optimización hay que deducir que
combinación de precondicionadores y métodos de
resolución es la mejor opción para que PETSc real-
ice el cálculo en la menor cantidad de tiempo posible,
permitiendo obtener una significativa ganancia de ve-
locidad. No todos los precondicionadores y métodos
funcionan igual en el mismo caso, por lo que se realizó
una prueba completa probando las diferentes combi-
naciones existentes en PETSc. Para ello se probaron
los siguientes métodos y precondicionadores [8]:

• Precondicionadores: Block Jacobi (con
ILU(0) como precondicionador local), Jacobi,
SOR, Additive Schwarz (con ILU(0) como pre-
condicionador local).

• Métodos de resolución de sistemas: GM-
RES, DGMRES, BiCGstab, BiCGstab(l).

E. Paralelización axial de los nodos del combustible

Una vez paralelizado el sistema de ecuaciones, se
procedió a realizar el reparto paralelo de las celdas
entre los procesos en su dimensión axial, esto es, cada
proceso MPI tiene asignado un espacio continuo de
niveles axiales. Habitualmente el número de nive-
les axiales es limitado, por lo que la escalabilidad
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del código paralelo está limitada en esta dimensión.
Este problema será compensado en un futuro por
la paralelización del segundo nivel comentada ante-
riormente. Como ya se ha comentado, en muchas
ocasiones se necesita información de niveles vecinos,
por lo que cada proceso deberá tener espacio para
estos niveles ”fantasma” y además realizar de forma
adecuada la comunicación de los datos implicados.
Además siempre se cuenta con dos niveles extras, el
inferior y el superior, que tienen que ser actualizados
de forma correcta en cada iteración.

Esta etapa conlleva tres partes claramente difer-
enciadas:

• Reparto entre los procesos de las variables que
simulan el comportamiento del combustible.

• Comunicación de los datos de dichas variables
que están en la frontera en el reparto entre pro-
cesos y que por lo tanto son necesarios en los
procesos vecinos.

• Reducción de los cálculos que implican máximos,
mı́nimos y sumatorios al estar la carga repartida
entre los procesos, de forma que todos posean la
información adecuada a cada iteración.

VII. Resultados

Para el estudio se resolvió de forma completa con
los métodos bcgs, bcgsl, gmres y dgmres var-
iando con los precondicionadores asm, bjacobi, ja-
cobi y sor. Señalar que los métodos gmres y dgm-
res diverǵıan. En el caso del programa original, el
método de resolución usado fue BiCGstab y el pre-
condicionador ILUT (Incomplete LU factorization
with dual truncation strategy). El precondicionador
ILUT no está disponible en PETSc, dónde śı que está
ILU(0), que suele ofrecer peores resultados.

En la tablas I, II y III podemos observar respec-
tivamente el tiempo total de ejecución y el speedup
obtenidos con las diferentes combinaciones. Todos
los tiempos se obtuvieron en un HP Proliant con
2 procesadores AMD Opteron 6272 con 16 cores a
2.2 GHz con 2M de caché y 96 Gb de memoria
RAM. El Sistema Operativo utilizado es CentOS 6.3
y la versión del PETSc es la 3.3-p6. Se utilizó el
OpenMPI realizando un estudio de la afinidad en-
tre procesos y unidades de proceso para obtener la
mejor opción en cuanto a la ganancia de presta-
ciones, siendo la opción que mejores resultados pro-
porcionaba la reserva de cores con la opción –cpus-
per-proc 4. Los tiempos obtenidos en este ejemplo
se corresponden con una simulación de 1 segundo.

En las figuras 6,7 y 8 podemos apreciar los tiem-
pos y el speedup obtenidos con las diferentes combi-
naciones ejecutadas.

Podemos apreciar todas las combinaciones ofrecen
un comportamiento similar no apreciándose ganancia
significativa en ninguna de ellas.

VIII. Conclusiones

Las principales conclusiones que podemos obtener
de la paralelización com MPI del programa COBRA-
TF son las siguientes:

TABLA I

Tiempo total (seg) para el caso de estudio con hasta 8

procesos.

Combinación 1 2 4 8

Original 1421 - - -

bcgs-asm 1492 849 523 370

bcgs-bjacobi 1464 843 523 368

bcgs-jacobi 1550 892 551 390

bcgs-sor 1503 872 532 376

bcgsl-asm 1484 855 528 373

bcgsl-bjacobi 1468 861 523 374

bcgsl-jacobi 1564 900 549 391

bcgsl-sor 1507 871 536 375

TABLA II

Tiempo del solver (seg) para el caso de estudio con

hasta 8 procesos.

Combinación 1 2 4 8

bcgs-asm 131 72 37 21

bcgs-bjacobi 119 67 33 20

bcgs-jacobi 206 115 61 38

bcgs-sor 153 84 42 26

bcgsl-asm 134 79 39 22

bcgsl-bjacobi 122 86 35 20

bcgsl-jacobi 218 122 64 39

bcgsl-sor 159 93 44 25

• El trabajo es un buen comienzo para la re-
ducción significativa del tiempo de cálculo nece-
sario para realizar las simulaciones. El hecho de
haber paralelizado la resolución del sistema de
ecuaciones y el reparto de las celdas del modelo
nos permite obtener un speedup de 4.02 con 8
procesos.

• Resulta imprescindible paralelizar el com-
bustible a nivel de canal y además probar con
sistemas más grandes en los cuales la par-
alelización del sistema de ecuaciones nos será
más beneficiosa. La ganancia frente al tiempo
secuencial original es significativa, pero no es es-
calable a un mayor número de procesos.

• El presente trabajo ha abierto el camino para re-

TABLA III

Speedup para el caso de estudio con hasta 8 procesos.

Combinación 1 2 4 8

bcgs-asm 1 1.76 2.85 4.02

bcgs-bjacobi 1 1.74 2.79 3.98

bcgs-jacobi 1 1.74 2.81 3.97

bcgs-sor 1 1.72 2.83 4.00

bcgsl-asm 1 1.73 2.81 3.98

bcgsl-bjacobi 1 1.70 2.80 3.92

bcgsl-jacobi 1 1.74 2.85 4.00

bcgsl-sor 1 1.73 2.81 4.02
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Fig. 7. Tiempo (seg) del solver para el caso de estudio con
hasta 8 procesos.

alizar la paralelización completa del código, que
por su dimensión implica un enorme esfuerzo de
programación.

• La elección correcta de la combinación del
método de resolución y el precondicionador nos
permite sacar el máximo rendimiento posible a
la simulación.

IX. Trabajo Futuro

A la vista de los resultados obtenidos, se presen-
tan una serie de posibilidades de cara a un desar-
rollo futuro que permitirán mejorar sensiblemente las
prestaciones:
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Fig. 8. Speedup para el caso de estudio con hasta 8 procesos.

• Realizar la paralelización completa del com-
bustible en su dimensión radial con memoria
compartida usando OpenMP. Esto permitirá re-
bajar el tiempo total de ejecución y la necesidad
de memoria por cada unidad de proceso.

• Realizar ejecuciones en clústeres para poder
comparar prestaciones.
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1Resumen— High Efficiency Video Coding (HEVC) es el 

nuevo estándar de codificación de vídeo, recientemente 

aprobado conjuntamente por el ISO y el ITU a través del 

Joint Collaborative Team on Video Coding (JCT-VC) 

HEVC permite una reducción de la tasa binaria de 

codificación superior al 50% con respecto a su predecesor, 

el estándar H.264/AVC, ofreciendo la misma calidad 

perceptual.  Entre las nuevas herramientas introducidas 

por el nuevo estándar destaca la nueva predicción Angular 

Intra-Frame, que permite unas altas eficiencias de 

compresión en modo “All-Intra”, comparado con el actual 

estado del arte en codificación de imágenes estáticas, como 

JPEGG2000 y JPEG XR, pero con un elevado coste 

computacional, que dificulta considerablemente su 

implementación en tiempo real. 

Este artículo analiza la complejidad y eficiencia la nueva 

etapa de predicción Intra-Frame de HEVC, en especial en 

la implementación de su algoritmo de RDO (Rate 

Distortion Optimization). Finalmente, se presentan las 

investigaciones llevadas a cabo en el diseño de un algoritmo 

de bajo coste computacional, en la que se aborda el 

particionado rápido de la nueva unidad de codificación, así 

como del pre-filtrado de los 33 modos direccionales 

definidos en el estándar. 
Palabras clave— HEVC, Rate Distortion Optimization, 

Coding Tree Unit, Intra Prediction, Residual Quad Tree. 

I. INTRODUCCIÓN 

 

N enero de 2013, un nuevo hito en la historia de la 

compresión de vídeo fue alcanzado con la 

aprobación del estándar de vídeo HEVC (High 

Efficiency Video Coding), por parte del grupo de trabajo 

JCT-VC (Joint Collaborative Team Video Coding); y 

que será estandarizado formalmente como ITU-T 

H.265[1], y MPEG-H Part2 (ISO/IEC 23008-2). El 
nuevo estándar nace como una evolución natural de su 

predecesor, el H.264/AVC, después de un ciclo de 10 

años de indiscutible implantación en todos los 

segmentos multimedia del mercado domestico y 

profesional. HEVC fue concebido inicialmente con un 

doble objetivo, el de ofrecer una solución eficiente a la 

fuerte demanda de ancho de banda sobre redes fijas y 

móviles, para el consumo de servicios multimedia con 

fuertes restricciones de tasas binaria; y el de obtener una 

alta eficiencia de codificación para formatos de 

resolución superior a la HD, como los formatos 4k y 8k 
definidos en el nuevo estándar de Ultra Alta definición 

(UHDTV), que están experimentado un importante 
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crecimiento con la comercialización de nuevas pantallas 

y sistemas de captación de UHDTV. 
La finalización de esta primera fase del estándar 

concluyó con la aprobación de la versión 1 del mismo 

[2], la cual soporta formatos de vídeo con submuestreo 

4:2:0, y en el que se han definido 3 perfiles, “Main 

Profile” y “Main10 Profile”, que tan solo difieren en sus 

profundidades de píxel de 8-bits y 10-bits 

respectivamente, y un perfil “Main Still Profile”, para 

aplicaciones de imágenes estáticas, soportando 

exclusivamente codificación predictiva Intra-Frame. 

 Desde las primeras evaluaciones de calidad de vídeo 

llevadas a cabo durante el desarrollo del estándar, HEVC 
ha demostrado una eficiencia del compresión superior al 

50%, ofreciendo la misma calidad perceptual que 

H.264/AVC en su “High Profile” [3]. Estos resultados 

han sido confirmados recientemente por nuevas 

evaluaciones subjetivas [4][5], donde se ha mostrado 

como HEVC  puede alcanzar un ahorro en ancho de 

banda del 66% para formatos de UHDTV, con respecto a 

su predecesor. 

A pesar de que tanto H.264/AVC como HEVC son 

estándares de codificación de secuencias de vídeo, en [6] 

se muestra como en modo de codificación 

exclusivamente Intra-Frame (All-Intra), HEVC ofrece 
una mejora del 25% en su eficiencia con respecto a su 

predecesor. En [7], Nguyen y Marpre presentan los 

resultados de un estudio de la eficiencia del perfil “Main 

Still” de HEVC, con respecto a los principales 

estándares que representan el estado-del-arte en 

codificación de imágenes, como JPEG2000 [8] y JPEG 

XR [9] entre otros, revelando como HEVC puede 

obtener unos ahorros de tasa binaria entre un 22% y un 

43% sobre dichos estándares.  

Esta mejora se presenta como una gran oportunidad 

para el nuevo estándar, ampliando su campo de 
aplicación no solo a los formatos gráficos para soporte 

documental, sino también para el sector audiovisual 

profesión en el ámbito de la captura, edición y 

almacenamiento, donde por motivos de calidad y 

accesibilidad del contenido, se evita la utilización de 

esquemas de codificación con predicciones temporales 

entre frames. Como se describe en la tercera sección del 

documento, la complejidad de la predicción Intra-Frame 

definida en HEVC es extremadamente elevada, 

dificultando su implementación para aplicaciones en 

tiempo real, muy especialmente para formatos de vídeo 

de alta resolución como son el HD y el UHDTV. 
Este hecho es el que motiva la actual investigación 

presentada en este trabajo, que cubre el análisis de la 

complejidad de la etapa de predicción Intra-Frame en 

HEVC, así como el diseño de un algoritmo de bajo coste 

computacional, que facilite la aceleración de su modelo 

de RDO (Rate Distortion Optimization). 

E 
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En la siguiente sección se describen las principales 

novedades del nuevo estándar de codificación de vídeo 

HEVC, haciendo especial énfasis en la nueva 

herramienta de particionado de la unidad de codificación 

y en el nuevo modelo de predicción Intra-Frame. En la 

sección III, se describe la implementación del RDO del 

software de referencia de HEVC, donde se justifican las 

estrategias de aceleración incluidas. Un análisis y 
evaluación  del coste computacional de la predicción 

Intra-Frame se muestra en la sección IV. Por último, en 

la sección V, se introduce el actual modelo bajo 

desarrollo que permite la aceleración de la etapa de 

predicción Intra-frame, donde se aborda el particionado 

rápido de la unidad de codificación y el pre-filtrado de 

modos direccionales. 

II. ARQUITECTURA DE HEVC 

Como hemos introducido, HEVC puede considerarse 

una evolución del actual H.264, ya que éste mantiene el 

esquema híbrido de codificación de sus antecesores, en 

los que la secuencia de vídeo es decorrelada 

temporalmente por medio de la etapa de Estimación y 

Compensación de Movimiento (ME-MC), y su residuo 

es compactado energéticamente en el dominio espacial 

por medio de técnicas transformacionales, utilizando 

para ello una versión entera de la transformada discreta 

coseno (DCT). 

A nivel de bloques funcionales, HEVC introduce 
pequeñas mejoras de eficiencia en todos ellos con 

respecto al H.264/AVC, e incorpora tres novedades que 

lo distinguen sustancialmente de sus predecesores: la 

nueva unidad de codificación basada en una nueva 

estructura jerárquica de bloques denominada CTU 

(Coding Tree Unit), una nueva predicción angular Intra-

Frame, y una nueva herramienta en el bucle de 

decodificación denominada SAO (Sample Adaptive 

Offset), que se aplica a las muestras reconstruidas 

después del deblocking filter, con el objetivo de mejorar 

perceptualmente la secuencia decodificada. Una 
descripción más completa de cada una de estas 

herramientas puede ser encontrada en [10]. 

El conjunto de pequeñas mejoras y novedades 

funcionales en la arquitectura de HEVC, le permiten 

obtener, de modo global, unos altos índices de eficiencia 

con respecto a otros estándares, pero como contrapartida 

su complejidad computacional crece considerablemente, 

siendo preciso abordar algoritmos y modelos que 

faciliten su reducción. En [11] se presenta un estudio 

exhaustivo de la complejidad computacional de cada una 

de las herramientas definidas en el estándar, y de su 

impacto en el esquema completo de codificación.  
En los siguientes apartados se describe la nueva 

estructura de CTU así como la predicción Angular Intra-

Frame, al ser estos los que mayor influencia tienen en la 

codificación en modo “All-Intra”, en términos de 

eficiencia y complejidad. 

A. Particionado de la unidad de codificación CTU 

HEVC define la estructura de CTU como sustitución 

de la unidad de codificación basada un bloques no 

solapados de 16x16 pixeles (MacroBloque), definido en 

los anteriores entandares de codificación. La CTU es 

una nueva estructura flexible con un tamaño máximo de 

64x64 píxeles, que puede ser iterativamente particionada 

en cuatro sub-bloques con la mitad de la resolución, 

hasta alcanzar un tamaño mínimo permitido de 8x8 

pixeles. 

Como se describe en [12], una CTU se estructura en  

un árbol jerárquico en el que en cada rama finaliza en 

una hoja, que define la unidad mínima de codificación 

denominada CU (Coding Unit). Cada unidad de 
codificación es a su vez una nueva raíz de dos nuevos 

árboles, que contienen las unidades de predicción, 

denominadas PU (Prediction Unit), y las unidades de 

transformación denominadas TU (Transform Unit).  Una 

PU de resolución 2Nx2N codificada en modo Inter-

Frame, puede ser nuevamente particionada en sub-

bloques simétricos de resoluciones (2Nx2N, 2NxN, 

Nx2N, NxN) o en sub-bloques asimétricos (2NxU, 

2NxD, nLx2N, nRx2N), mientras que si se codifica en 

modo Intra-Frame, sólo permite su particionado en un 

nuevo conjunto de bloques con resolución NxN, si la 
CU de la cual depende tiene la resolución mínima de 

4x4. 

El residuo obtenido en cada una de las unidades de 

predicción, es particionado y transformado aplicando 

una estructura de árbol denominada RQT (Residual 

QuadTree) [13], que permite  un máximo de tres niveles 

de descomposición, y donde cada uno de los sub-

bloques resultantes son las unidades de trasformación. 

Las TUs tienen limitado su tamaño de transformación en 

el rango entre 32x32 y 4x4. En la figura 1, se muestra un 

ejemplo de particionado de CTU en sus respectivas 

unidades de codificación, predicción y transformación, 
codificado en modo Intra-Frame. 

 

 

Figura.1. Particionado de CTU en unidades de CU, PU y TU 

 

B. Predicción Intra-Frame en HEVC 

El modelo predictivo Intra-Frame definido en HEVC, 

utiliza los mismos fundamentos aplicados en 
H.264/AVC, y que explotan la alta correlación espacial 

entre un bloque y sus pixeles vecinos de los bloques 

superior e izquierdo, utilizando estos pixeles como 

referencia para la construcción del bloque predictor. 

HEVC define dos modos, DC y Planar, similares a sus 

equivalentes en H.264/AVC (DC y modo Plane), pero 

amplía el número de predictores direccionales hasta los 

33, utilizando un nuevo modelo de cómputo de los 

predictores definido como “Angular Intra Prediction” 

[14].  

Los 33 predictores direccionales son definidos con 16 
ángulos con orientación vertical, 16 ángulos de 
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orientación horizontal, más un ángulo diagonal (±45º),  

con una mayor concentración en las direcciones 

dominantes horizontal y vertical (0º y 90º), con el 

objetivo de explotar la mayor ocurrencia de bloques con 

gradientes en dichas direcciones, y menor en la 

dirección diagonal. La predicción de cada pixel se 

calcula como su proyección sobre las muestras de los 

pixeles vecinos, en la dirección de su respectivo ángulo 
de predicción, aplicando una interpolación sobre las 

muestras más próximas con una precisión no-entera de 

1/32 de pixel [15]. 

La figura 2 muestra el conjunto de predictores 

direccionales, donde se puede apreciar la variación de la 

densidad de predictores en función de su proximidad a 

los ángulos horizontal y vertical. Los pixeles de 

referencia, así como el residuo obtenido para ciertos 

tamaños de PU, son filtrados con el objetivo de mejorar 

la predicción y suavizar el efecto de bordes.  

 

 

Figura.2. Modos de predicción Intra-frame en HEVC 

 

Este procesado, unido al aumento de los tamaños de las 

unidades de predicción y del número de ángulos de 

predicción, permite al estándar obtener una alta 

eficiencia de codificación en el modo Intra-Frame, pero 

su complejidad computacional crece 
extraordinariamente, lo que exige la adopción de 

algoritmos rápidos de codificación. 

 

III. IMPLEMENTACIÓN DEL RDO EN EL SOFTWARE DE 

REFERENCIA DE HEVC 

Al igual que sus predecesores, HEVC aplica el 

algoritmo de RDO (Rate Distortion Optimization) con el 

objetivo de seleccionar el particionado óptimo de la 

CTU, así como el modo de predicción direccional para 

cada PU. El RDO está basado en la función de coste de 

Lagrange, mostrada en la ecuación (1),  utilizando la 

distorsión (D) y tasa binaria (R) obtenida para cada 

modo de predicción (mode) y parámetros de 
cuantificación (QP).  

 

 (1) 

  

La figura 3 muestra el orden de procesado de las CUs 

llevados a cabo por el RDO, en el que su aplicación 

exhaustiva implica el computar  la función de coste para 

cada uno de los posibles tamaños de PU permitidos, y 

para la totalidad de modos de predicción definidos. 

 

Figura. 3. Orden de procesado de las CU por el RDO. 

 

 Con el objetivo de analizar el incremento de 

complejidad del RDO en HEVC en relación con 

H.264/AVC, en la tabla I se muestra el número de 

predictores calculados por cada estándar, en la 

codificación de un CTU de 64x64 pixeles. 

 
TABLA I 

NÚMERO DE PREDICTORES INTRA-FRAME  EN HEVC Y H.264 

 H.264 HEVC 
CU Bloques Predic. Total Bloques Predic. Total 

64x64 - - - 1 35 35 

32x32 - - - 4 35 140 

16x16 16 4 64 16 35 560 

8x8 64 9 576 64 35 2240 

4x4 256 9 2304 256 35 8960 

TOTAL   2944   11935 

 

Como se puede apreciar, un RDO exhaustivo en 
HEVC exige el cálculo de un número de predictores 

Intra-Frame cuatro veces superior al requerido en 

H.264/AVC. Esta elevada complejidad es la que ha 

motivado la implementación de un RDO rápido en el 

software de referencia de HEVC (HM) [16], 

estructurada en dos etapas, como se muestra en la figura 

4.  

 

 
Figura. 4. Orden de procesado de las CU por el RDO. 

 

En primer lugar se calcula una función de coste de baja 

complejidad (JHAD) para los 35 modos de predicción, 

donde se utiliza como métrica de distorsión la suma 

absoluta sobre el residuo transformado, utilizando la 

transformada de Hadamard. Se seleccionan entre 3 y 8 

candidatos en función del tamaño de la PU,  a los que se 

les calcula la función de coste exhaustiva (JSSD), 

aplicando el proceso completo de codificación con el 

objeto de conocer la tasa binaria real generada (R), y su 
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decodificación, con el objetivo de obtener la distorsión 

obtenida, medida como la diferencia entre el bloque 

original y el reconstruido por medio de la métrica SSD 

(Sum of Square Difference). El candidato con el menor 

valor de coste es seleccionado como el candidato óptimo 

final.  

Por último, y con el objetivo de obtener el tamaño de 

transformación óptimo, se aplica el RQT sobre el modo 
de predicción seleccionado, evaluando los tres niveles 

de particionado de las TU permitido. 

Como se puede apreciar, la implementación del 

software de referencia HM es cuasi-optima, al existir la 

posibilidad de que el predictor óptimo no sea 

seleccionado centre los N candidatos en la primera fase 

del RDO, y al no considerar todos los posibles tamaños 

de transformación en ninguna de la dos funciones de 

coste. Por consiguiente, una implementación exhaustiva 

del RDO podría obtener unas prestaciones de Tasa-

Distorsión, superiores a las del software de referencia. 
 

IV. ANÁLISIS DE COMPLEJIDAD DE LA PREDICCIÓN 

INTRA-FRAME EN HEVC 

Vanne et al. presentan en [17] un estudio en el que se 

revela como, a pesar del algoritmo de aceleración del 

RDO implementación en el software de referencia de 

HEVC anteriormente descrito, su complejidad sigue 

siendo más de tres veces superior a la del software de 
referencia de H.264 (JM) [18]. Por este motivo, hemos 

llevado a cabo una serie de simulaciones con el objetivo 

de analizar las particularidades de la predicción Intra-

Frame en HEVC. 

En concreto, en los siguientes sub-apartados de esta 

sección, evaluamos la distribución de la carga 

computacional del RDO por tamaño de PU, llevaremos a 

cabo ciertas observaciones con respecto a las 

predicciones con tamaños de PU 64x64 y analizamos  su 

el impacto en términos de caudal (rate) y distorsión.  Por 

último, evaluaremos la última etapa del RDO, donde se 
aplica de modo exhaustivo el RQT sobre el modo 

óptimo seleccionado. 

Todos los experimentos se han llevado a cabo con la 

versión 9 del software de referencia (HM9.0) [16], bajo 

las condiciones de configuración del codificador y el 

conjunto de secuencias test definidas por el JCT-VC 

para el modo “All-Intra” en su  perfil “Main”, recogidos 

ambos en el documento [19]. La librería de pruebas se 

compone de 24 secuencias de distinta complejidad 

espacio-temporal, con resoluciones que cubren desde 

casi la UHDTV (2500x1600), hasta secuencias de muy 

baja resolución (416x240). 
 

A. Distribución de la carga computacional del 

RDO por tamaño de PU 

A pesar de que todas las PU son evaluadas para los 35 

modos de predicción Intra-Frame, el número total de 
pixeles es el mismo, y que el modelo aplicado para su 

cálculo de los predictores direccionales es igual para 

todos ellos, su complejidad varía notablemente por 

factores como el tamaño de la transformada, o el número 

de bloques a procesar. 

Para llevar a cabo este experimento hemos computado 

en el método del RDO, el tiempo de ejecución que 

consume en cada uno de los niveles del árbol mostrado 

en la figura 3, que determina el tamaño de sus PUs, 

cubriendo desde la CTU inicial de 64x64, hasta el menor 

tamaño de PU de 4x4 pixeles. Los resultados obtenidos 

como valor medio de las distintas simulaciones, se 

muestran en la figura 5, donde se puede apreciar como 
para el coste es inversamente proporcional al tamaño de 

las PU procesadas, y directamente proporcional al 

número de bloques a procesar. Por ejemplo, para el 

tamaño de 4x4 se procesan 256 PU, mientras que para 

64x64 tan solo una. 

Un dato a destacar es el bajo coste computacional de 

las PU de mayor tamaño, lo que permitiría aliviar el 

coste computacional del RDO si se dispusiera de un 

algoritmo que permitiera detectar de modo fiable las PU 

mayor tamaño, evitando la evaluación de PU de menor 

tamaño, que son las que realmente requieren un mayor 
tiempo de computo dentro del bucle del RDO. 

 

 
Figura. 5. Distribución del coste computacional del bucle de RDO por 

tamaño de PU. 

 

Este hecho nos ha motivado a realizar un estudio en 

detalle de la predicción para tamaños de PU de 64x64, 

como se describe a continuación. 

 

B. Análisis de eficiencia de  predicción Intra-

frame en tamaños de PU de 64x64 

Como es bien sabido, en H.264/AVC los bloques 

homogéneos son codificados con tamaños de bloque de 

16x16, mientras que los bloques de mayor detalle son 

codificados bloques de 4x4. Con el objetivo de analizar 

si la predicción Intra-Frame en HEVC sigue los mismos 

patrones de comportamiento que en H.264/AVC, se han 

analizado distintas imágenes, en las que se ha 
sobreimpuesto el tipo de partición optima seleccionada 

por el RDO, como puede verse en la figura 6.  

 

 
Figura. 6. Primer frame de la secuencia “Vidyo3” con la indicación del 

particionado optimo de PUs. 
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En dicha figura (figura 6), se muestra el primer frame 

de la secuencia “Vidyo3” codificada en modo 

exclusivamente Intra-Frame, donde se puede apreciar 

que el número de PUs de 64x64 es muy reducido, 

incluso existiendo grandes zonas homogéneas en la 

pizarra y la pared, donde el RDO ha obtenido como 

partición óptima las PUs de menor tamaño. De igual 

modo, se puede comprobar visualmente como alguna de 
las PUs de 64x64 no se corresponden con bloques 

planos, sino con bloques de cierta complejidad, 

mostrado en la PU marcada con un circulo y 

representada su luminancia en la zona 3D. Para dichos 

bloques parecería más coherente su procesamiento con 

tamaños menores, para ajustarse a los bordes que 

incluye el bloque. 

Con el objetivo de analizar las prestaciones en 

términos de tasa binaria y distorsión, del predictor Intra-

Frame para tamaños de PU de 64x64, hemos modificado 

el bucle del RDO anulando el procesamiento de dichas 
PU (Skip_64) y se han obtenido los resultados de su 

calidad (PSNR), tasa binaria y tiempo de codificación, 

con respecto al software de referencia original, para los 

cuatro QP definidos.  

Como métrica, hemos utilizado la BD-Rate 

(Bjøntegaard Delta - Rate) definida en [19], y 

recomendada por el JCT-VC en [20], que permite 

conocer el ahorro o incremento en la tasa binaria entre 

dos curvas Rate-Distortion. Como convenio, hemos 

representado en la curva “a” los resultados obtenidos por 

el RDO original, y en la curva “b” los resultados 

obtenidos para la configuración “Skip_64”, por lo que 
un valor negativo de BD-Rate (%) implica un ahorro en 

tasa binaria para el RDO original, para la misma calidad 

objetiva. 
TABLA II 

RESULTADOS DE BD-RATE Y TIEMPO DE CODIFICACIÓN PARA LOS 

MODOS DE CODIFICACIÓN  FULL_RDO Y SKIP_64 

  BD-Rate (%) Tiempo (horas) 

Clase Bloques Y U V RDO Skip_64 

A 
Traffic -0.1% -0.6% -0.9% 5.03 4.44 

People 0.2% -0.5% -0.9% 5.13 4.55 

B 

Kimono -1.8% -2.9% -2.8% 3.63 3.22 

ParkScene -0.1% -0.9% -1.0% 4.24 3.75 

Cactus -0.3% -0.1% 1.4% 8.90 7.86 

Basketball -1.7% -0.3% 0.0% 8.15 7.28 

BQTerrace -0.1% 0.6% 1.6% 11.33 10.35 

 TOTAL -0.4% -0.6% -0.5% 46.41 41.45 

 Tiempo de Codificación (%) 89% 

 
Como se puede apreciar en los resultados recogidos en 

la tabla II, evitando el modo de predicción de 64x64, la 

penalización en la tasa binaria es despreciable, 0.5%, 

mientras que el tiempo de codificación se reduce un 

11%. De igual modo, se puede observar como para la 

secuencia “People” la eficiencia del RDO en modo 

exhaustivo es ligeramente peor que para el modo 

“Skip_64” (+0.2%). Como ya se había indicado en la 

sección III, el algoritmo rápido implementado en el 

software de referencia provocaba que sus prestaciones 

fueran sub-optimas.  

En la figura 7 se muestran las curvas Rate-Distorsión 
para la mencionada secuencia “`PeopleOnStrreet”, y en 

donde se puede ver la ligera ganancia del modo 

“Skip_64” para altas tasas binarias. 

 

 
 

Figura. 7. Resultados Rate-Distorsión para los modos “Full_RDO” vs 

“Skip_64”. Secuencia PeopleOnStreet. 

 

C. Análisis de la eficiencia  del RQT en la  

predicción Intra-frame 

 

De la simple observación de los tamaños de 

transformada seleccionados como óptimos, en la última 

etapa del RDO, donde se evalúan para una PU de 

tamaño 2Nx2N sus tres posibles descomposiciones 

(tamaños 2Nx2N, NxN y N/2xN/2), se evidencia que, 

tan solo en ocasiones muy puntuales, el tamaño 

seleccionado es inferior al tamaño de la PU. Por ello, 

hemos llevado a cabo simulaciones bajo las condiciones 

descritas anteriormente, forzando al RQT a utilizar un 

solo nivel de profundidad (RQT-d1), esto es, no 
permitiendo al RDO que evalúe las particiones de la TU 

inferiores al tamaño de la PU. Nuevamente hemos 

recogido los resultados de las calidades obtenidas, tasa 

binaria y tiempo de codificación, para su comparación 

con el modo de RDO exhaustivo (Full_RDO), y se ha 

computado el BD-Rate, cuyos resultados se recogen en 

la tabla III. 

Los resultados obtenidos ofrecen nuevamente una  

penalización residual en términos de tasa binaria, 

inferior al 1% para la componente de luminancia (0.7%), 

y una reducción de la complejidad computacional del 

9%, confirmando que la eficiencia de aplicar la RQT a 
residuos procedentes de la predicción Intra-Frame no es 

relevante, y por el contrario exige de un incremento de 

computo que puede ser excesivo para ciertas 

aplicaciones. 

 
TABLA III 

NÚMERO DE PREDICTORES INTRA-FRAME  EN HEVC Y H.264 

  BD-Rate (%) Tiempo (horas) 

Cl

ase 

Bloques 
Y U V RDO RQT-d1 

A 
Traffic -0.5% -1.0% -2.0% 5.03 4.58 

People -0.4% 0.0% -0.9% 5.13 4.67 

B 

Kimono -2.2% -3.4% -3.6% 3.63 3.36 

ParkScene -0.5% -0.7% -1.0% 4.24 3.84 

Cactus -0.6% -1.1% -0.7% 8.90 8.05 

Basketball -1.7% -1.4% -1.0% 8.15 7.42 

BQTerrace -0.3% 1.3% 1.1% 11.33 10.23 

 TOTAL -0.7% -0.8% -1.3% 46.41 42.15 

 Tiempo de Codificacion (%) 91% 
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V. ALGORITMO DE ACELERACIÓN DE LA 

PREDICCIÓN INTRA-FRAME EN HEVC 

 

Tomando como punto de partida los resultados de los 
análisis efectuados, y tomando en consideración los 

principios que se derivan de ellos, en la actualidad se 

está investigando el diseño de un algoritmo rápido que 

permita llevar a cabo una reducción de la complejidad 

computacional del RDO (figura 8), abordando el 

problema desde una doble perspectiva: 

 

i. Detección rápida del particionado óptimo de la 

CTU en distintas  PU, facilitando la  supresión 

de la evaluación exhaustiva de todo los tamaños 

de predicción, y que afecta a las dos primeras 
fases de implementación del RDO. 

ii. Prefiltrado del número inicial de modos 

direccionales de predicción para la primera 

etapa del RDO, por medio del cálculo del 

gradiente dominante de la CU a codificar. 

 

 
Figura. 8. Modelo propuesto para la aceleración de la predicción Intra-

Frame en HEVC. 

 

El actual estado de las investigaciones se centra en el 

desarrollo del algoritmo rápido de particionado óptimo, 

y se ha abordado la detección dinámica del primer nodo 

del RDO para la detección de PUs con tamaño 32x32 

con bajo coste computacional. La figura 8 muestra la 

integración del  modelo propuesto bajo desarrollo en el 
esquema del RDO, donde se suprime la evaluación de la 

predicción para 64x64 (Skip_64), particionado siempre 

la CTU en 4 sub-bloques de 32x32. Para cada una de 

dichas PUs, se computa un conjunto de atributos (F) 

tanto en el dominio espacial como en el frecuencial, 

entre ellos la varianza y el número de coeficientes no 

nulos de la transformada de Hadamard, y se determina si 

la PU es clasificada como 32x32 o debe evaluarse en 

tamaños inferiores (16x16, 8x8 y 4x4). 
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  Resumen— La dificultad en los procesos de abstracción 

tan necesarios en las asignaturas de Ingeniería y en 

especial aquellas con contenidos de programación, dificulta 

el aprendizaje de sus contenidos y produce falta de 

motivación en los alumnos. Técnicas como el aprendizaje 

basado en problemas o el aprendizaje colaborativo 

aplicadas a la programación de videojuegos o bots que se 

enfrentan en algún tipo de competición, se han mostrado 

útiles para facilitar el aprendizaje de la programación. No 

obstante, la implantación eficaz de estas técnicas en su 

sentido más completo, requiere de la utilización de 

infraestructuras y herramientas TIC especificas que 

faciliten tareas tales como la publicación de contenidos, la 

comunicación, la compartición de información, la 

supervisión del proceso de aprendizaje, etc. En el presente 

trabajo se presenta un caso real de implantación de 

metodologías ABP y aprendizaje colaborativo mediante el 

uso de una plataforma P2P especialmente diseñada para 

facilitar y supervisar su implantación. Se describen los 

servicios de que se ha dotado a la plataforma, la 

metodología utilizada en un caso real, así como los 

resultados de aprendizaje.  
  Palabras clave— Aprendizaje basado en problemas, 

aprendizaje colaborativo, plataformas P2P, Juegos en red. 

I.  INTRODUCCIÓN 

L Espacio Europeo de Educación Superior (EEES) 

presenta un nuevo marco formativo centrado en el 

aprendizaje autónomo del alumno y el desarrollo de 

competencias. Este nuevo escenario requiere la 

implantación de nuevas metodologías de aprendizaje 

que permitan al alumno la integración natural de los 

conocimientos impartidos mediante la resolución de 

casos prácticos, el trabajo en equipo, la colaboración y 

cooperación en la búsqueda de soluciones, incorporando 

además mecanismos de autoevaluación que lo hagan 

partícipe y consciente de su propio proceso de 

aprendizaje. 

  En los últimos años se han implantado con éxito 

distintas experiencias que plantean al alumno la 

búsqueda de soluciones a un reto de Ingeniería, a 

resolver mediante el trabajo en equipo y colaborativo, y 

una puesta en común mediante competición amistosa la 

cual proporciona a sus participantes un alto grado de 

motivación y el feedback necesario para la mejora de sus 

soluciones. Algunos ejemplos de estas experiencias son 

los torneos de robótica [1], la programación de 

videojuegos [2], la programación de bots en entornos 

virtuales como Robocode [3] y otros [4][5]. 

                                                           
1
 Dpto. de Informática e Ingeniería Industrial, Universitat de Lleida. e-

mail: jordi.llados@udl.cat, jmateo@alumnes.udl.cat, {fcores, jlerida, 

sisco}@diei.udl.cat 

  En el presente trabajo presentamos un caso real de 

puesta en marcha de una de estas experiencias en la 

asignatura de ―Programación Concurrente y Paralela‖ 

del Grado de Informática. El objetivo principal es que el 

alumno adquiera las competencias propias de la 

asignatura pero de modo natural, sintiéndose motivado, 

responsable y participe de su propio proceso de 

aprendizaje. Para ello, es necesario el uso conjunto tanto 

de metodologías docentes efectivas como de 

herramientas TIC que permitan al alumno la 

implantación de las soluciones y al profesor el 

seguimiento y supervisión del proceso de aprendizaje. 

Por ello, en este trabajo se describe con detalle tanto las 

metodologías docentes utilizadas como la plataforma y 

el servicio web implementados para dar soporte a esta 

implantación, así como los resultados de aprendizaje y 

las conclusiones a las que hemos llegado tras analizar 

nuestro caso de implantación. 

  El presente artículo se estructura en los siguientes 

apartados. Los conceptos previos sobre las tecnologías 

utilizadas como base en nuestro caso de implantación se 

describen en la Sección II. Las metodologías docentes 

aplicadas así como los requerimientos del servicio web 

para dar soporte a la implantación se detallan en la 

Sección III. En la Sección IV se muestran los resultados 

de aprendizaje y en la Sección V se describen las 

principales conclusiones del caso en estudio. 

II.  CONCEPTOS PREVIOS 

  RoboDist es la plataforma utilizada para dar soporte a 

la implantación de nuevas metodologías docentes en el 

caso de estudio presentado en este trabajo. Esta 

plataforma presentada en [6], se compone por dos capas 

(Fig. 1): la primera integra una herramienta para la 

programación de bots y su puesta en común mediante 

competiciones amistosas denominada Robocode [3], 

juntamente con una arquitectura P2P de cómputo 

distribuido denominada CoDiP2P [7], que interacciona 

con la red y permite distribuir la ejecución de batallas 

entre los peers que integran el sistema y la segunda, la 

capa de datos que incluye la base de datos. Además se 

dispone de una lógica del juego, la cual ofrece una 

interfaz para poder interactuar con el servidor. 

  La finalidad de esta estructura es gestionar un juego 

distribuido a través de internet, ofreciendo la posibilidad 

de entablar múltiples partidas con otros jugadores 

mediante distintas instancias del juego de forma 

distribuida. Se aprovecha la capacidad de cómputo que 

ofrece CoDiP2P para resolver las batallas mediante la 

ejecución de tareas Robocode. 
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Fig. 1. Estructura de la plataforma RoboDist 

A.  Plataforma RoboDist 

La ventaja más importante de la plataforma es la 

abstracción que ofrece, facilitando el poder desarrollar 

distintas lógicas de juego. Para lograrlo se ha establecido 

un modelo cliente – servidor  con comunicación de 

sockets java vía TCP, mediante el cual el servidor ofrece 

un conjunto de servicios: 

 Gestión de usuarios: Los estudiantes se conectan 

al sistema haciendo login contra el servidor de 

entrada. 

 Gestión de salas: Una vez autenticados, los 

estudiantes pueden definir nuevas salas de juego 

o unirse a otras existentes para iniciar una 

partida. 

 Iniciar batalla: Cuando un determinado número 

de estudiantes se encuentran reunidos en una 

sala, estos pueden iniciar una batalla.  

Una vez configurada una batalla se asignan 

determinados roles a los peers (clientes) que forman 

parte de la partida. Un cliente puede actuar como 

Servidor de Partida (SP), Servidor Replicado de Partida 

(SRP) o bien ejecutar partidas como nodo de cómputo. 

Una vez establecidos los roles el SP gestiona la 

ejecución de la partida en la plataforma. Así pues, como 

se muestra en la Fig. 2, podemos identificar en la 

plataforma dos componentes claramente diferenciados: 

Servidor de Entrada y los Clientes (jugadores). 

El servidor de entrada dota al sistema de una base de 

datos de jugadores que permite además almacenar su 

progreso, también actúa como punto de entrada al 

sistema P2P y gestiona las comunicaciones con los 

clientes de forma segura. A su vez el cliente se une como 

peer para ofrecer  cómputo a las partidas en curso. 

B.  Robocode 

Robocode es un juego de programación que tiene por 

objetivo principal despertar el interés de estudiantes y 

del público en general por la programación, la 

informática y los estudios de Ingeniería en general.     

Este objetivo lo logra Robocode mediante un juego que 

simula combates entre bots virtuales, de modo que el 

jugador controla el comportamiento de su bot mediante 

un pequeño programa java. Este programa aplica 

algoritmos de diferentes campos (física, programación 

estructurada,  inteligencia artificial, etc.) con el objeto de 

detectar y derrotar a los objetivos enemigos, así como 

realizar las acciones necesarias para poder 

esquivar/escapar de los ataques enemigos. 

Servicios

Gestión usuarios Gestión salas Gestión robots Iniciar batalla

Sockets TCP de java

Sockets TCP de java

Abstracción de comunicaciones

Seguridad

Servidor de partida SRP Jugador

Estado del juego Interacción con clientes Estado del juego Lógica del juego

CoDiP2P

Robocode

Cliente

Servidor de entrada

 
Fig. 2. Componentes de la plataforma RoboDist 

 

En Robocode, los bots cuentan con una cuota de 

energía limitada (que puede utilizar o no) y un radar para 

detectar al enemigo. Dicha energía se reduce cada vez 

que se dispara, cuando se recibe un disparo o un golpe.  

  La Fig. 3  muestra un ejemplo de una batalla Robocode 

en donde intervienen ocho bots, con su correspondiente 

campo de visión y los disparos de los mismos. 

 
Fig. 3. Ejemplo ejecución de Robocode 

C.  CoDiP2P 

CoDiP2P es una arquitectura P2P de cómputo 

distribuido implementada por el grupo GCD (Grupo de 

Computación Distribuida) de la Universidad de Lleida, 

junto con la empresa Indra.  

La topología de este entorno es jerárquica, en forma de 

árbol B-ario, donde cada nodo tiene B hijos. Cabe 

destacar que su topología se divide en niveles y a su vez, 

cada nivel en áreas, que son agrupaciones lógicas de 

peers. 

Cada peer puede realizar tres tipos de roles: Manager,  

Worker y Master. El rol Manager controla y gestiona a 

los peers conectados inmediatamente en el nivel inferior 

mediante un subárbol. El rol de Worker es el encargado 

de ejecutar tareas y enviar información sobre el estado 

de sus recursos a su Manager. Se denomina Master al 

peer que lanza una aplicación al sistema y que se 

encarga de gestionar su ejecución. 

Un área es un espacio lógico formado por un Manager 

más sus Workers. Un área puede ejecutar localmente 

aplicaciones intensivas de cómputo y si es necesario 

distribuir las tareas que no puede asumir entre las áreas 

vecinas.  
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Cabe destacar que la manera de usar la plataforma es 

completamente transparente al usuario, solo hay que 

enviar contra CoDiP2P los cálculos que se quieran 

realizar. La plataforma automáticamente mandará a una 

serie de Workers que procesen estas tareas y cuando se 

hayan completado, la plataforma devolverá el resultado 

al máster solicitante.   

III.  METODOLOGÍA DOCENTE 

En el proceso de adaptación a un aprendizaje basado 

en competencias, se ha dotado a las asignaturas en las 

titulaciones de Grado y Máster en Ingeniería Informática 

de una componente práctica muy importante,  con el 

objetivo de facilitar la adquisición de estos 

conocimientos por parte del estudiante.  Gracias a ello el 

estudiante se convierte en participante activo en su 

propio proceso de aprendizaje, utilizando técnicas como 

la resolución de casos prácticos, fomentando el trabajo 

en equipo, la colaboración y cooperación entre ellos.  

Existen diversas metodologías de aprendizaje activo que 

permiten articular este propósito, entre las que podemos 

destacar el trabajo en equipo [4] (Team Based Learning), 

el aprendizaje basado en problemas (Problem Based 

Learning) [5] y el aprendizaje basado en Proyectos [8].  

A pesar del esfuerzo realizado en la aplicación de las 

nuevas metodologías, éstas no son efectivas al cien por 

cien a la hora de solventar los problemas de 

desmotivación asociados con el aprendizaje y la puesta 

en práctica de conocimientos con un elevado grado de 

abstracción. En el caso de las titulaciones de 

Informática, estos problemas se están empezando a 

poner de manifiesto principalmente en el aprendizaje de 

las competencias de programación, tanto en los niveles 

básicos (fundamentos de programación) como en niveles 

más avanzados (programación paralela y concurrente, 

ingeniería del software, etc.). El nexo común entre todas 

las asignaturas que ejercitan esta competencia, es el alto 

grado de desmotivación de los estudiantes a la hora de 

aplicar dichos conocimientos. 

Para revertir esta tendencia, planteamos integrar las 

estrategias clásicas basadas en el trabajo en equipo y la 

resolución de un proyecto o reto común, en un entorno 

lúdico/didáctico que motive en los estudiantes en la 

adquisición de dichos conocimientos.  De esta forma, 

nos hemos centrado en encontrar una plataforma que 

combine el aprendizaje de la programación junto con un 

aspecto más lúdico que sirva de incentivo al estudiante. 

Nos interesa un entorno que permita una sana 

competencia entre los estudiantes y que fomenten  el 

espíritu de superación y la reflexión crítica sobre su 

progreso y conocimientos adquiridos y el trabajo 

colaborativo y cooperativo. Algunos casos de éxito en 

este sentido son los torneos de programación de robots 

Lego [1], la programación de videojuegos [2], o incluso 

la programación de comportamientos dentro de entornos 

de competición virtual como el caso de Robocode y 

otras experiencias [3][9].  

En nuestro caso de estudio nos hemos decantado por la 

utilización de Robocode como plataforma de desarrollo 

y testeo de las soluciones de programación. Esta 

plataforma permite definir distintos objetivos a alcanzar 

con múltiples grados de dificultad, así como testear de 

forma rápida, sencilla y visual las distintas soluciones 

aportadas. El alumno puede contrastar sus soluciones 

con otras ofrecidas por Internet o con las de otros 

compañeros, lo que facilita la interacción con el resto de 

compañeros, la compartición de información y fomenta 

la colaboración tanto a nivel de grupo como entre los 

distintos grupos de trabajo. Todo esto hace al alumno 

más participe, más consciente de su evolución, lo motiva 

en el aprendizaje de los objetivos y además fomenta su 

espíritu de superación y el interés por el aprendizaje. Por 

último, la plataforma se puede adaptar los objetivos 

pedagógicos de diferentes asignaturas, la colaboración 

entre múltiples asignaturas del mismo nivel o de 

diferentes niveles de forma transversal. Este aspecto es 

fundamental para fomentar la cohesión y la 

consolidación de los conocimientos y potenciando al 

mismo tiempo el trabajo de competencias transversales 

dentro de la propia titulación [8]. 

IV.  IMPLANTACIÓN METODOLOGÍA 

La metodología propuesta se ha desplegado en la 

asignatura ―Programación Concurrente y Paralela‖ de 

3er curso del grado de Informática. Esta asignatura tiene 

por objetivo  introducir los conceptos y las técnicas de 

programación concurrente y paralela. 

En concreto, se ha propuesto a los estudiantes la 

realización de una actividad práctica basada en  la 

plataforma RoboDist. El objetivo es que los estudiantes 

puedan aplicar de forma didáctica y amena las técnicas y 

métodos vistos en las clases de teoría mediante la 

programación de bots virtuales. 

RoboCode soporta diferentes variantes de 

competición: individual (bot vs. bot), mele (todos contra 

todos) y en equipo (N equipos de M bots luchan entre 

ellos). En la experiencia presentada en este estudio se ha 

escogido la modalidad por equipos dado que la 

coordinación de las acciones entre los bots de un equipo 

requiere de la implantación de mecanismos de 

comunicación mediante paso de mensajes y el uso de 

primitivas de sincronización. 

Teniendo en cuenta la temática de la asignatura y las 

características de la plataforma utilizada esta actividad 

se ha enfocado hacia la adquisición de las siguientes 

competencias: 

 Programación dirigida por eventos. El modelo 

de programación utilizado por RoboCode se basa 

en el  paradigma de programación dirigido por 

eventos. En RoboCode la estructura y el flujo de 

ejecución del programa está determinado por una 

serie de eventos o mensajes generados por el 

propio sistema u otros programas/robots. El 

estudiante necesita definir una serie de gestores 

de eventos, los cuales se dispararán cuando un 

determinado evento ocurre.  

 Comunicación mediante paso de mensajes.  El 

objetivo es que apliquen los métodos de 

comunicación punto a punto y broadcast de 

RoboCode, para el intercambio de información 

entre los robots. La utilización efectiva de esta 

información permitirá el incremento de la 

inteligencia de los robots y un mejor desempeño 

en el campo de batalla. 

 Sincronización de procesos. Los estudiantes 

deben utilizar los mecanismos de sincronización 
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vistos en teoría para coordinar las acciones que 

tiene que realizar cada uno de los robots del 

equipo.  

A.  Planificación de la actividad 

La planificación de la actividad debe permitir la 

implicación del estudiante, de forma que una vez se 

haya captado su interés, utilicemos dicha dinámica para 

obtener los máximos beneficios pedagógicos. Por ello el 

desarrollo y evaluación de los robots se ha dividido en 

dos etapas. Una primera etapa que sirva como punto de 

contacto, para que la mayoría de los estudiantes puedan 

alcanzar los requisitos mínimos y una segunda que tiene 

que permitir a los estudiantes profundizar en su 

aprendizaje y la mejora de sus soluciones, a partir del 

feedback obtenido mediante el intercambio de 

información y el contraste de soluciones con el resto de 

compañeros. Es por ello, que la actividad no se completa 

hasta que los estudiantes hayan presentado y debatido su 

diseño e implementación con el resto de sus 

compañeros.  

Como consecuencia la planificación de la actividad 

consta de los siguientes hitos: 

1. Presentación de la actividad. 

2. Definición de los equipos. 

3. Desarrollo de la primera versión del equipo de los 

bots. 

4. Torneo de validación. 

5. Refinamiento del equipo de los bots. 

6. Torneo de  evaluación. 

7. Publicación resultados, debate y discusión sobre 

los diseños de los bots. 

8. Evaluación. 

B.  Procedimiento de Evaluación 

A la hora de plantear la evaluación se ha buscado tres 

objetivos principales: 1) fomentar el espíritu de esfuerzo 

y superación, 2) incentivar el interés por la mejora de la 

calidad de las soluciones y 3) garantizar que todo 

estudiante que cumpla con unos criterios mínimos pueda 

superar la actividad. Estos criterios pueden resultar 

contradictorios entre si,  al menos que se defina 

cuidadosamente el mecanismo de evaluación. 

Para fomentar el espíritu de superación y la mejora de 

la calidad de las soluciones, un porcentaje importante de 

la evaluación se obtiene a partir de un torneo entre todos 

los equipos de estudiantes. Cada equipo se enfrentará al 

resto de compañeros y como resultado se obtendrá una 

clasificación en función del número de combates 

ganados por cada uno de ellos y de otros parámetros que 

modelarán la efectividad del diseño/desarrollo realizado. 

En una primera instancia, a partir de esta clasificación se 

distribuyen las notas de forma proporcional a la posición 

que ocupa el equipo. El ganador absoluto obtendría un 

10 y a partir de ahí, el 5% mejor clasificados un 9.5, los 

siguientes 5% un 9 y así sucesivamente. Este modelo de 

competición garantiza la competitividad entre los 

estudiantes y la búsqueda de la excelencia. 

Sin embargo, este esquema de puntuación tiene una 

desventaja importante, se trata de una medida de 

calificación relativa. Solo permite definir si un 

estudiante lo ha hecho mejor o peor que otro, pero no 

valora el grado de cumplimiento de los objetivos 

pedagógicos definidos en la actividad. Otro 

inconveniente es que dicho esquema garantiza de forma 

estricta un 45% de suspensos. 

Por lo tanto, es necesario definir unos requisitos 

mínimos que todos los estudiantes deben cumplir para 

poder superar la actividad.  Al mismo tiempo se debe 

garantizar que todos aquellos estudiantes que cumplan 

dichos criterios mínimos van a poder superar la 

actividad independientemente de la posición que ocupen 

en la clasificación. Para lograr este objetivo, se ha 

implementado un equipo de robots de referencia que en 

su programación incorpora los conocimientos y 

competencias mínimas que debe adquirir los estudiantes. 

Este equipo define el umbral entre superar o suspender 

la actividad. Independientemente de su posición en la 

clasificación del torneo, todos los equipos que logren 

vencer al equipo de referencia, automáticamente tienen 

aprobada la actividad y los que no logren vencerlo la 

tienen suspendida. Se ha utilizado la misma 

aproximación para definir la nota máxima, 

proporcionando un equipo establezca los criterios de 

excelencia. Todos aquellos estudiantes, cuyos robots 

superen en la liguilla a este robot, obtendrán la máxima 

nota. El archivo jar de ambos robots (BasicTeam y 

ProfeTeam) es proporcionado junto con los materiales 

de la actividad y los estudiantes lo pueden utilizar para 

valorar su progresión. 

C.  Herramientas de evaluación y seguimiento 

Con el fin de que los estudiantes puedan probar sus 

soluciones y compartirlas con el resto de equipos, se ha 

implementado un portal web (Fig. 4) que ofrece al 

estudiante la posibilidad de subir su solución, realizar 

competiciones con bots de otros equipos, así como el 

acceso a un histórico de batallas, que posibilita a los 

alumnos ver la progresión y evolución de sus bots.  

 

Fig. 4. Interfaz del Web –Service. 

 

El portal web ofrece acceso a un conjunto de servicios 

implementados mediante una arquitectura SOA. Esta 

arquitectura define una capa intermedia entre la 

plataforma RoboDist descrita en la Fig. 1 y la capa de 

presentación con la que interactúa el usuario. Las 
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ventajas de la adopción de este diseño son 

principalmente la reusabilidad y flexibilidad del sistema.  

 
Fig. 5. Arquitectura SOA Web-Service 

 

En la Fig. 5 se muestra la estructura de capas de que se 

compone la herramienta final y concretamente en la 

capa SOA se describen el conjunto de servicios 

principales que se proporcionan al usuario profesor o 

alumno. En la primera capa encontramos el Portal web 

encargado de facilitar el acceso del usuario a los 

servicios implementados según su rol (alumno o 

profesor). Este portal presenta una interfaz gráfica 

visualmente atractiva y usable que utiliza la potencia  de 

las tecnologías más avanzadas de diseño web. 

Con el fin de garantizar la seguridad entre los 

diferentes roles se ha diseñado un módulo de 

autentificación utilizando los protocolos de seguridad  

TLS i SSL que proporciona acceso remoto al espacio 

personal de cada usuario y funcionalidades propias de 

cada rol. En el caso de los alumnos, este módulo ofrece 

servicios para subir sus bots, probar sus bots contra 

otros, así como observar su progreso. En cuanto a los 

profesores, estos pueden acceder a información relativa 

al histórico de partidas de cada alumno, resumen de los 

resultados por equipo, estadísticas de utilización del 

servicio por usuario, creación de torneos, etc.  

Las principales funcionalidades del perfil alumno están 

relacionadas con la realización de batallas y la 

visualización de resultados. Para ello, se hace uso y se 

implementa un módulo de gestión de base de datos, a 

través del cual donde el alumno puede registrar sus bots, 

además de las pruebas realizadas y los resultados 

obtenidos. El alumno puede obtener información sobre 

los bots disponibles de otros usuarios o bien seleccionar 

con que bots quiere entrenar. Además podrá consultar un 

resumen de sus resultados y las partidas realizadas para 

obtener feedback y analizar las mejoras. Todo esto se 

ofrece mediante una interfaz sencilla que da acceso a 

toda esta información. Una futura implementación en 

este portal es el acceso a contenidos de la asignatura y 

permitir el intercambio de mensajes entre usuarios.  

El profesorado tiene acceso a la información sobre los 

resultados de los equipos en las distintas batallas, así 

como a las estadísticas de utilización de los servicios por 

parte de los alumnos. De esta forma el profesor puede 

hacer un seguimiento del proceso de aprendizaje y 

progreso de los alumnos. También se puede crear 

distintas modalidades de torneos, donde intervengan 

todos o parte de los equipos de de robots. 

Con el fin de utilizar toda la información que nos 

proporciona Robocode sobre las distintas partidas y 

teniendo en mano la potencia de las soluciones SOA, se 

ha implementado un servició web que parsea y 

transforma la información de los ficheros de combate en 

tablas y gráficos permitiendo al usuario tener una idea 

rápida sobre todo lo sucedido.  Este servició web es 

utilizado en la implementación de la sección de 

resultados e histórico de nuestro portal. Los resultados 

de estos torneos quedan almacenados en la BD. De esta 

forma se pueden recuperar posteriormente tanto las 

tablas de resultados resumen como el combate gráfico. 

Esto permite compartir los resultados con los alumnos y 

servir de base para una posterior evaluación. 

V.  RESULTADOS 

Inicialmente se estableció una fecha límite para que los 

alumnos subieran su última versión del robot. Gracias a 

la plataforma web, los alumnos podían subir sus robots e 

ir haciendo batallas de prueba contra sus oponentes para 

ver su evolución y finalmente lanzar el torneo de 

validación/evaluación. 

  Realizar un torneo es un proceso sencillo pero costoso 

en cuando a cómputo. Un torneo entre N robots, implica 

realizar N combinaciones sin repetición de dos 

elementos, es decir, lanzar (N·(N-1))/2 tareas de 

Robocode. Además cada tarea implica realizar 10 

rondas, reduciendo así el efecto aleatorio introducido 

por el posicionamiento en el campo de batalla. Aquí es 

donde la plataforma RoboDist ofrece las mayores 

ventajas, siendo capaz de gestionar un gran número de 

batallas, repartir la carga de ejecución entre distintos 

peers y reducir enormemente el tiempo de ejecución de 

los torneos. 

  En nuestro caso de estudio, el torneo implantado se 

compone de 13 bots, esto implica que se deben realizar 

78 batallas distintas para cubrir todas las posibilidades. 

El tiempo medio de una batalla (10 rondas) es 

aproximadamente de 15 segundos. Teniendo en cuenta 

estos datos la Tabla 1 muestra el efecto de la inclusión 

de más peers en el tiempo total del torneo. El sistema 

genera una cola con las batallas, con lo cual cuando una 

batalla se termina entra la siguiente. 

TABLA I 

TIEMPO DE EJECUCIÓN DEL TORNEO 

#Peers #Task #Time avg. 

1 78 1173s 

2 78 597s 

3 78 402s 

4 78 329s 

6 78 221s 

 

  Como se puede observar el tiempo de ejecución es 

aproximadamente 5 veces menor con la utilización de 6 

peers en el sistema, que con uno solo. 

A.  Resultados Evaluación 

  Inicialmente se realizo un torneo de validación, con el 

cual los alumnos recibieron feedback para poder refinar 

sus bots y así estar preparados para el torneo de 

evaluación. 

  En la Tabla 2 se muestra el resultado del torneo de 

evaluación. Se muestra el nombre del bot (team), las 

victorias/derrotas (Wins/Losses) obtenidas y la nota 
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final de la práctica (Score). También se puede observar 

la posición de los bots usados como umbrales 

SCPBasicCommTeam_0.0.jar y SCPProfeTeam_1.0.jar para 

establecer las notas mínimas y máximas de los alumnos. 

  TABLA II 

RESULTADOS TORNEO DE EVALUACIÓN 

Team Wins Losses Mark 

Team003.jar 11 2 10 

Team007.jar 11 2 10 

SCPProfeTeam_1.0.jar 11 2  

Team005.jar 10 3 9 

Team004.jar 9 4 8 

Team011.jar 8 5 7 

Team008.jar 6 7 5 

Team001.jar 5 8 5 

SCPBasicCommTeam_0.0.jar 7 6  

Team010.jar 3 10 3 

Team009.jar 2 11 2 

Team002.jar 2 11 2 

Team006.jar 0 13 0 

B.  Resultados Encuestas 

  Al finalizar la actividad se realizaron un conjunto de 

encuestas para conocer la opinión de los estudiantes ante 

la metodología utilizada.  

  La Tabla 3 muestra las preguntas realizadas a los 

alumnos en el proceso de encuesta. 

TABLA III 

ENCUESTA DE EVALUACIÓN 

Nº Cuestión 

1 Consideras que la metodología aplicada en la última práctica 

de esta asignatura: 
1.1 ¿Permite una mejor comprensión de los conceptos 

explicados? 

1.2 ¿Mejora tu motivación para la realización de la práctica? 
1.3 ¿Incrementa tu dedicación? 

1.4 ¿Mejora tu motivación a la hora de afrontar la solución de 

la práctica? 
1.5 ¿Te ayuda a alcanzar más eficazmente los objetivos  de 

aprendizaje? 

2 Crees que sería útil utilizar/aplicar esta metodología: 
2.1 ¿En otras prácticas de la asignatura? 

2.2 ¿En otras asignaturas de la titulación? 

3 Solo en cuanto a la última práctica realizada: 
3.1 ¿Estás de acuerdo con el método de evaluación utilizado? 

3.2 ¿Crees que esta metodología ayuda a mejorar el trabajo en 

grupo? 
3.3 ¿Crees que esta metodología ayuda a mejorar la interacción 

entre los grupos? 

3.4 ¿Crees que esta metodología ayuda a mejorar la calidad de 
las soluciones? 

  En la Fig. 6 se muestran los boxplots con el resultado 

de las respuestas a cada pregunta, siendo el rango de 1 a 

5, donde 1 indica totalmente en desacuerdo y un 5 

totalmente de acuerdo. 

  En general, se observa como los valores se concentran 

entre [3 - 4] y con bastantes tendiendo a 5. Esto implica 

que los alumnos en general han quedado satisfechos con 

la actividad propuesta. En concreto, las respuestas a las 

preguntas 1.2, 1.3 y 1.4 denotan que se ha logrado el 

objetivo de motivar a los estudiantes, incrementando su 

dedicación a la actividad e incentivándoles para lograr 

una mejor solución. Los estudiantes también han 

coincidido en que les gustaría utilizar esta metodología 

en otras asignaturas de la titulación.  

Por último, se puede corroborar  con los resultados de 

la pregunta 3.2, que el factor competitivo ha 

preponderado sobre el trabajo en grupo. Sin embargo, al 

mismo tiempo, se constata que dicha competencia no 

disuade que los grupos puedan interactuar entre ellos y 

compartir información. Este es un aspecto, se puede  

mejorar de cara a los siguientes cursos, posiblemente 

permitiendo que los grupos compartan el diseñó (no la 

implementación) de algunas de sus soluciones.  

1.1 1.2 1.3 1.4 1.5 2.1 2.2 3.1 3.2 3.3 3.4

1

2

3

4

5

R
a
n
g
e

Question
 

Fig. 6. Boxplot de valoración de las respuestas 

VI.  CONCLUSIONES 

  En el presente artículo se describe una metodología 

basada en la plataforma en Red RoboDist, cuyo  objetivo  

es incentivar las competencias de  programación entre 

los estudiantes de Ingeniería. Dicha metodología se ha 

implantado en una asignatura de 3º del grado de 

informática.  

  Los resultados, tanto cuantitativos como cualitativos, 

han demostrado que dicha metodología logra 

incrementar la  motivación de los estudiantes en las 

actividades de programación.  
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Resumen—El método Benders es un método de 
descomposición que se puede utilizar para resolver los 
problemas lineales estocásticos multietapa mediante el 
análisis de escenarios. El algoritmo se compone de tres 
pasos: el primero resuelve el problema master, el segundo 
obtiene los cortes de factibilidad y el tercero los cortes de 
optimalidad. Estos cortes se añaden secuencialmente al 
problema master hasta que el procedimiento iterativo llega 
a la solución óptima. Dado que los cortes de factibilidad se 
obtienen mediante la resolución de subproblemas por cada 
escenario, independientes entre ellos, ésto facilita la 
paralelización del algoritmo. El algoritmo CBD (Cluster 
Benders Decomposition) es una modificación del de 
Benders original, dónde se obtienen los cortes de 
factibilidad mediante la agrupación de escenarios 
permitiendo ajustar la carga computacional al tamaño del 
subproblema. En este trabajo se presenta la paralelización 
del algoritmo CBD. Los resultados muestran como la 
paralelización del algoritmo CBD obtiene ganancias 
significativas de rendimiento con respecto a CBD y 
Benders. 

Palabras clave—Problema Lineal Estocástico de dos 
Etapas, Descomposición Cluster Benders, Paralelización.  

I. INTRODUCCIÓN 
os problemas lineales estocásticos de dos etapas 
proporcionan un marco adecuado para el modelado 

de problemas complejos de decisión en condiciones de 
in certidumbre aplicables en diversos campos. Además 
de las variables de primera etapa que, en un contexto de 
incertidumbre representan las decisiones tomadas aquí y 
ahora, el modelo tiene en cuenta las decisiones de 
segunda etapa (wait and see), a saber, que se pueden 
tomar una vez observados los parámetros aleatorios de 
una realización concreta. Para más información de los 
modelos de programación estocásticos de dos etapas y 
de los métodos de resolución basados en el análisis de 
escenarios, ver [5] y [6]. 

Muchas aplicaciones requieren un gran número de 
escenarios aumentando la complejidad de los modelos. 
Debido a ello, los métodos que ignoran la estructura 
particular de los programas lineales estocásticos pueden 
llegar a ser bastante ineficientes, incluso irresolubles. El 
método de descomposición llamado Dantzig-Wolfe ([7]) 
resuelve la dualidad del problema. Otra descomposición, 
conocida como el método de Benders [1], resuelve el 
problema primal.  

El método Benders ha sido ampliamente utilizado en 
programación estocástica en la generación de cortes de 
factibilidad, entre el que se encuentra el conocido 
método “L-shaped”, cuyo algoritmo denominaremos en 
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este artículo mediante TBD (Traditional Benders 
Decomposition) [3]. 

Cuando el número de escenarios es finito y el 
problema es de recurso completo, el método de 
descomposición de Benders converge a una solución 
óptima en un número finito de iteraciones. El método L-
shaped se compone de tres pasos: el primero resuelve el 
llamado problema master (principal), el segundo busca 
los cortes de factibilidad y, por último, el tercer paso 
obtiene los cortes de optimalidad. 

La estructura del método L-shaped permite modificar 
fácilmente la fase de generación de cortes. Este método 
consiste en añadir al problema master los cortes de 
factibilidad y optimalidad que se van obteniendo en el 
segundo y tercer paso. El método permite agrupar las 
iteraciones en un cluster de escenarios, obteniendo 
cortes más precisos. 

Un cluster de escenarios se define como un 
subconjunto de escenarios en los que se consideran las 
restricciones de No-AntiCipatividad (NAC) [9]. 
Aranburu et al. propuso en [3] una descomposición en 
clusters de escenarios para obtener cortes de factibilidad 
más restrictivos aplicados al método de descomposición 
de Benders para la resolución de problemas con 
variables continuas. El método se denomina “Cluster 
Benders Decomposition” (CBD). CBD es un método de 
descomposición de agrupación de escenarios en clusters 
para solucionar el problema de factibilidad del método 
Benders aplicado a problemas estocásticos lineales de 
dos etapas a gran escala. El método está basado en la 
modificación de la descomposición de Benders con el 
fin de generar cortes factibles agrupando recursos 
computacionales en clusters. De esta manera, los 
clusters de recursos computacionales pueden ser 
adaptados inteligentemente a diferentes tamaños de 
submodelos con el fin de lograr una mayor eficiencia 
computacional en la resolución de problemas complejos. 
Se comparó el rendimiento entre CBD y la 
descomposición de Benders variando el número de 
clusters así como el número de escenarios por cluster. 
CBD obtuvo mejores resultados tanto para problemas de 
media como gran escala, pero no para tamaños pequeños 
de cluster. La carga computacional añadida, 
mayoritariamente concentrada en la inicialización, debe 
ser compensada con un mayor rendimiento del método 
CBD.  

Como los cortes de factibilidad y optimalidad se 
obtienen mediante la resolución de submodelos 
auxiliares derivados de los escenarios y éstos son 
independientes entre ellos, la paralelización de este paso 
del algoritmo TBD es inmediato. Además de la 
paralelización del algoritmo CBD de la segunda y 
tercera etapa (en la obtención de los cortes de 
factibilidad y optimalidad), en el presente trabajo se 
propone la  adaptación de los tamaños de los clusters de 

L 

Paralelización del Algoritmo de 
Descomposición Cluster Benders 

Jordi Mateo1, Jordi Lladós1, Josep Ll. Lérida1, Lluís M. Plà2, Francesc Solsona1  

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 389



los submodelos de acuerdo con los recursos 
computacionales del host en donde se mapea, lo que 
aumenta la eficiencia computacional en la resolución del 
problema, y muy especialmente de los complejos. 

Los resultados obtenidos muestran como la 
paralelización del algoritmo CBD siempre obtiene 
mejores resultados, excepto para el caso en que los 
problemas son lo suficientemente pequeños, en donde la 
sobrecarga computacional, así como la sincronización y 
comunicación de la aplicación paralela no compensan 
las ganancias. Esto demuestra la bondad de nuestra 
propuesta.  

El resto del trabajo se organiza de la siguiente manera. 
La Sección II describe el método de Benders así como el 
algoritmo “Traditional Benders Decomposition” (TBD). 
En la siguiente sección, la III, se explica el método 
“Cluster Benders Decomposition” (CBD), basado en la 
clusterización de escenarios. En la Sección IV 
presentamos PCBD, nuestra propuesta de paralelización 
del método CBD. En la Sección V se comparan y 
analizan los resultados obtenidos mediante los tres 
métodos objeto de estudio de este trabajo, TBD, CBD y 
PCBD. En las secciones VI y VII se presentan las 
conclusiones y el trabajo futuro. 

II. DESCOMPOSICIÓN DE BENDERS 
Los problemas lineales bietapa “Two-Stage Linear 
Problems” (TSLP) se pueden representar 
matemáticamente mediante la forma compacta siguiente: 
(TSLP)      min 𝑐!𝑥 + 𝑝!𝑞!!𝑦!!

!!!  
      s.t.: 𝐴𝑥 = 𝑏 
  𝑇!𝑥 +𝑊!𝑦! = ℎ!      ∀k ∈ Ω 
  𝑥, 𝑦! ≥ 0 
donde x es un vector de dimensión nx, el cual 
representa las variables de primera etapa, e y es 
un vector de dimensión ny, de variables de 
segunda etapa del escenario k ∈ Ω (conjunto de 
escenarios a considerar), c es un vector conocido 
de los coeficientes de la función objetivo de las 
variables de la primera etapa, b es un vector de 
escalares resultado de la restricción de primera 
etapa, A es la matriz de constantes de la misma 
restricción, 𝑝! es la probabilidad del escenario k, h 
es el vector de escalares resultado de la restricción 
de segunda etapa, 𝑞!! es el vector de coeficientes 
de las variables de segunda etapa de la función 
objetivo, y finalmente 𝑇!

 y 𝑊!   son 
respectivamente la matriz tecnológica y de 
recursos (o restricciones) del escenario k, ∀𝑘 ∈Ω. 
Además, |Ω| representa el número de escenarios.  

La Fig. 1 muestra un ejemplo de un árbol de |Ω|=8 
escenarios. Según el principio de No-AntiCipatividad 
(NAC) [9], para todos los escenarios, las variables de la 
primera etapa deben tener el mismo valor en el problema 
bietapa. La Fig. 1 representa implícitamente el principio 
NAC en el modelo compacto del problema lineal bietapa 
(TSLP). 
Un problema lineal bietapa (TSLP) se puede 
descomponer en un problema master-worker. Esto 
permite obtener  la solución óptima de forma iterativa en 
el programa master. Este método requiere la obtención 
de los cortes de factibilidad y optimalidad del problema 
de optimización de dos subproblemas auxiliares/workers 

[4], denominados subproblemas de Factibilidad 
(FWorker) y Optimalidad (OWorker). A medida que 
se van obteniendo los cortes de factibilidad y 
optimalidad se van añadiendo al programa master de 
forma iterativa. 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 
 

El método “Traditional Benders Decomposition” 
(TBD), presentado en [5] es el algoritmo de 
descomposición principal en el que se basa el presente 
trabajo para obtener la solución final del problema lineal 
bietapa (TSLP). 

A. Algoritmo TBD  
El Algoritmo TBD (L-shaped) está formado por tres 
pasos: el primero resuelve el problema master, el 
segundo obtiene los cortes de factibilidad y finalmente, 
el tercero es el responsable de encontrar los cortes de 
optimalidad. Los cortes se van añadiendo iterativamente 
al problema master hasta que el Master encuentra la 
solución óptima. 
 
Paso 0. Set s = t = v = 0. 

Paso 1. Set v = v + 1. Resolver el programa lineal Master:  

(Master)      min 𝑐!𝑥 + 𝜃 
     s.t.: 𝐴𝑥 = 𝑏    (1) 

  𝐷!𝑥 ≥ 𝑑!                       𝑙 = 1. . 𝑠  (2) 
  𝐸!𝑥 + 𝜃 ≥ 𝑒!         𝑖 = 1. . 𝑡  (3) 
  𝑥 ≥ 0;   𝜃 ∈ 𝑅 

Sea (x!,  θ!) una solución óptima. Si no existe la restricción 
(3), θ se actualiza a −∞ y se ignora. 

Paso 2. Para todo escenario 𝑘 = 1. . Ω , se resuelve el 
subproblema lineal “Factibilidad Worker” (FWorker) hasta 
que, para todas las 𝑘, el valor óptimo w = 0: 

(FWorker)  min  𝑤 = 𝑒𝑣! +   𝑒𝑣! 
     s.t.: 𝑊!𝑦! + 𝐼𝑣! + 𝐼𝑣! = ℎ! − 𝑇!𝑥! 
  𝑦! , 𝑣!, 𝑣! ≥ 0 

donde e = (1, . . ,1). Sean σ!  los multiplicadores simplex 
asociados, obtenidos de la previa resolución del problema 
FWorker. Definimos 𝐷!!! = σ!𝑇! y 𝑑!!! = σ!ℎ! para 
generar un corte de factibilidad del tipo (2). Actualizar 
𝑠 = 𝑠 + 1 y volver al Paso 1. Si ∀𝑘 ∈ Ω, 𝑤 = 0, ir al Paso 
3. 
Paso 3. Para todos los escenarios 𝑘 = 1. . Ω , resolver el 
subproblema lineal “Optimalidad Worker” (OWorker): 
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 (OWorker)  min  𝑤 = 𝑞!𝑦 
     s.t.: 𝑊𝑦 = ℎ! − 𝑇!𝑥! 
  𝑦 ≥ 0 

Sea 𝜋!!  los multiplicadores simplex asociados a una 
solución óptima del problema OWorker. Definimos 
E!!! = p!π!! T!!

!!!  y e!!! = p!π!! h!!
!!! . Sea 

w = e!!! − E!!!x!. Si   θ! ≥ 𝑤 stop, x! es una solución 
óptima. Sino, añadir corte de optimalidad del tipo (3), 
establecer 𝑡 = 𝑡 + 1 y volver al Paso 1. 

III. ALGORITMO CBD 
El algoritmo de descomposición CBD se basa en el 
anteriormente presentado algoritmo TBD. En Aramburu 
et al. [3] se propuso la partición de escenarios en clusters 
de escenarios. Definimos Ωp como el conjunto de 
escenarios del cluster p, para p = 1, . . ,p̂.  

La Fig. 2 muestra un ejemplo con tres particiones de 
clusters distintas del ejemplo de la Fig. 1. Cada árbol 
representa explícitamente el principio NAC (i.e., 
imponiendo la igualdad) en las variables de primera 
etapa xp, esto es, xp=xp’ para p, p’=1, . . ,p̂,  siendo 𝑝 
el número de clusters. En el árbol de la izquierda 
hay dos clusters, Ω1={1,2,3,4} y Ω2={5,6,7,8}. En el 
árbol del medio hay cuatro clusters de escenarios, 
Ω1={1,2}, Ω2={3,4}, Ω3={5,6} y Ω4={7,8}. Finalmente, 
el árbol de la derecha está formado por ocho clusters 
Ω1={1}, Ω2={2}, Ω3={3}, Ω4={4}, Ω5={5}, Ω6={6}, 
Ω7={7} y Ω8={8}.  

Cabe resaltar que el árbol de la derecha corresponde a 
la representación de la versión puramente paralela de un 
problema lineal bietapa (TSLP). Por simplicidad y sin 
pérdida de generalidad, seleccionamos el número de 
clusters de escenarios, p̂, como un divisor del número de 
escenarios |Ω|= 8.  
 

Los coeficientes de la función objetivo 
FWorker, en el Paso 2 del algoritmo TBD no 
dependen de ningún escenario en particular, por 
lo que podemos considerar un conjunto de 
escenarios en lugar de un solo escenario.  

Básicamente, el algoritmo CBD consiste en 
modificar el FWorker de TBD con el fin de 
procesar clusters de escenarios en cada iteración, 
en lugar de sólo uno de los escenarios.  

La función objetivo FWorker depende del 
conjunto de variables artificiales v+, v−, luego, 
este modelo de factibilidad para un grupo de 
escenarios puede formularse como un problema 
de minimización de las variables v+k, v−k, para 
k∈Ωp.  

Luego podemos redefinir el modelo de cluster 
de escenarios de factibilidad, “Feasibility Worker 
Cluster Benders” (FWCBD) como: 

 
(FWCBD)  min    𝑤 = 𝑒𝑣!! +   𝑒𝑣!! 
    s.t.: 𝑊!𝑦! + 𝐼𝑣! + 𝐼𝑣! = ℎ! − 𝑇!𝑥! ∀𝑘 ∈Ω! 
 𝑦! , 𝑣!! , 𝑣!! ≥ 0 
 

Por lo tanto TBD debe cambiar en consecuencia. 
El Paso 2 del Algoritmo CBD se define como 
(Paso 1 y Paso 3 no cambian): 

Paso 2. Para el cluster escenario 𝑝 = 1. .𝑝, resolver el 
programa Feasibility Worker Cluster Benders (FWCBD) 
hasta que, para alguna 𝑘, el valor óptimo w > 0: 
 
(FWCBD)  min    𝑤 = 𝑒𝑣!! +   𝑒𝑣!! 
    s.t.: 𝑊!𝑦! + 𝐼𝑣! + 𝐼𝑣! = ℎ! − 𝑇!𝑥! ∀𝑘 ∈Ω! 
 𝑦! , 𝑣!! , 𝑣!! ≥ 0 
 
donde e = (1,… ,1). Sea σ! los multiplicadores asociados. 
Definimos 𝐷!!! = σ!𝑇! y 𝑑!!! = σ!ℎ! para generar un 
corte de factibilidad del tipo (2). Luego se incrementa s en 
una unidad (𝑠 = 𝑠 + 1) y se regresa al Paso 1. Si ∀𝑘 ∈ Ωp, 
w = 0, ir al Paso 3. 

 

La Fig. 3 muestra el diagrama de flujo del algoritmo CBD. 
Se puede apreciar como las ejecuciones de los diferentes 
clusters p, en el rango p = 1, . . ,p̂ se ejecutan de forma serie. 
Además, en el Paso 2, todos los k=|Ωp| escenarios de cada 
cluster de escenarios p, esto es ∀𝑘 ∈ Ωp, se ejecutan 
también de forma serie. La diferencia con el algoritmo TBD 
radica en que en este último no se agrupan los escenarios en 
clusters en el Paso 2. 

IV. PCBD. PARALLEL CLUSTER BENDERS 
DECOMPOSITION 

En esta sección, presentamos una versión paralela del 
algoritmo CBD, explicado en la Sección III,denominado 
PCBD (Parallel Cluster Benders Decomposition).  
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Fig. 3. Diagrama de flujo de CBD. 

Fig. 2. Ejemplos de particionado de clusters. 
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Aprovechando la estructura del algoritmo CBD, la 
versión paralela de dicho algoritmo, PCBD, también 
sigue el paradigma master-worker. Esto es, PCBD 
también se compone de dos partes: el proceso master y 
los procesos workers. 

El proceso master comienza realizando el Paso 1 del 
algoritmo CBD. Después, el master ordena a los 
procesos worker que inicien la ejecución (Paso 2). El 
master esperará entoces la recepción de una señal de 
sincronización (i.e. mensaje) enviada por cada uno de 
los worker. 

Los workers se encargan de la ejecución del Paso 2 
mientras ∃k ∈ Ω,w ≠ 0. Durante este bucle se van 
generando los cortes de factibilidad y se van añadiendo 
al master. Existe 2 posibles arquitecturas alternativas 
para desplegar de forma concurrente el Paso 2. 

 
 
 

 

 
Fig. 5. Diagrama de flujo alternativo de PCBD 

 
Tal y como se puede ver en las Figuras Fig. 4 y Fig. 5, 

hay muchos escenarios posibles ya que existe un gran 
número y tamaño de clusters de escenarios, pudiendo 
variar desde un solo cluster de Ω  escenarios hasta 
Ω   clusters con un solo escenario. Finalmente, cuando 
∀k ∈ Ω,w = 0, el Paso 3 es ejecutado. Este paso, a 
diferencia de CBD y TBD, se realiza también en 
paralelo. Se crea un worker por cada escenario, que a su 
vez ejecuta el Paso 3 en busca de cortes de optimalidad 

(tipo 3). Finalmente, una vez obtenidos todos los cortes 
de optimalidad, al igual que en el algoritmo CBD, si 
  θ! ≥ 𝑤 stop, x! es una solución óptima, añadir todos los 
cortes de optimalidad del tipo (3), establecer 𝑡 = 𝑡 + 1 y 
volver al Paso 1. 

En el diseño del algoritmo PCBD, la cuestión clave es 
la identificación de las partes del código que 
corresponden al master y cuáles a los worker y qué 
política seguirá su creación/destrucción. Además, se 
debería desarrollar políticas de asignación y 
planificación del proceso master así como de los 
procesos worker. Esto también depende del modelo de 
memoria, el cual determina el paradigma de 
sincronización/comunicación. 

Se han realizado dos implementaciones diferentes del 
algoritmo PCBD, la versión de memorica compartida 
(C-PCBD) y la versión distribuida (D-PCBD). Las 
diferencias entre las dos versiones está en el modelo de 
memoria utilizado. 

A. PCBD de memoria compartida (C-PCBD)  
En un sistema de memoria compartida, todos los 
threads/procesos se ejecutan en la misma máquina. Las 
aplicaciones paralelas utilizan memoria compartida 
como paradigma de comunicación/sincronización entre 
threads/procesos que componen las aplicaciones 
paralelas. En nuestro caso utilizaremos threads por ser 
más eficientes en nuestro propósito (básicamente son 
más ligeros) que los procesos. 

Estamos interesados en conseguir el número apropiado 
de threads que deben crearse y ser ejecutados en 
paralelo, de forma que se obtenga un tiempo de 
ejecución óptimo. Concretamente, estamos interesados 
en entender la relación entre los recursos hardware 
disponibles (principalmente memoria principal y threads 
físicos) y el número de threads lógicos que podemos 
crear a la vez con el fin de identificar la relación Roptimal 
entre las dos cantidades que optimice el tiempo de 
ejecución de la aplicación paralela. 

Obteniendo esta relación nos permitirá saber los 
límites de escalabilidad de la aplicación en una máquina 
concreta. En nuestro caso, el escalado de C-PCBD 
depende además de muchos factores: el sistema 
operativo, las características del servidor, la propia 
aplicación C-PCBD y la política de planificación de los 
threads. 

No existe un método sistemático para definir Roptimal. 
Siempre existirá un margen de mejora que depende de 
las características propias del entorno en que se ejecute 
la aplicación paralela. 

 

B. PCBD de memoria distribuida (D-PCBD)  
En este caso, la memoria está distribuida entre los 

nodos que componen el sistema. La aplicación utiliza el 
paso de mensajes como paradigma de comunicación y 
sincronización entre procesos o threads, ubicados en 
diferentes nodos de un entorno de memoria distribuida 
en red, como por ejemplo un  sistema Cluster/Grid. Uno 
de los protocolos de comunicación y sincronización 
comúnmente utilizados para implementar aplicaciones 
paralelas en entornos distribuidos es MPI1 (Message 

                                                             
1 MPI. http://www.mpi-forum.org/ 
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Fig. 4. Diagrama de flujo de PCBD. 
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Passing Interface). Uno de los modelos de programación 
soportados por MPI es el denominado SMPD (Simple 
Program Multiple Data), en el que cada núcleo ejecuta el 
mismo programa. En nuestro caso, hemos elegido este 
modelo distribuido de programación para implementar 
D-PCBD en un entorno distribuido del tipo Cluster, 
donde la red de interconexión entre los nodos es una 
LAN (Local Area Network). 

MPI es un modelo API (Appication Programming 
Interface) estándar de programación paralela en sistemas 
de memoria distribuida entre procesos/threads. En 
nuestro caso, se ha escogido el proceso como unidad de 
ejecución y nuestro estudio se ha centrado en los 
mecanismos utilizados en la comunicación y 
sincronización entre procesos. 

En este caso, la relación Roptimal depende de la relación 
entre los nodos disponibles (threads físicos por nodo) y 
el número de procesos lógicos a ser distribuidos a través 
del cluster. Al igual que en el caso C-PCBD, el escalado 
de D-PCBD depende de muchos otros factores: la 
capacidad de cálculo de los nodos que forman el Cluster, 
bandwidth y latencia de la red de interconexión (LAN), 
política de scheduling . 

A diferencia del caso C-PCBD, donde simplemente 
escribiendo el nombre del programa es suficiente para 
ejecutar dicho programa, en un sistema de memoria 
distribuida (i.e. cluster), el procedimiento para hacerlo 
es un poco más complejo. En primer lugar, el trabajo se 
envía al sistema de colas que se encuentra en el (nodo) 
front-end, y que es responsable de la recepción, 
planificación y ejecución de trabajos en el cluster. El 
sistema de colas (en nuestro caso OGE, Oracle Grid 
Engine 2) selecciona el trabajo D-PCBD y asigna el 
master y los workers a los nodos que forman el cluster 
mediante una política de planificación previamente 
especificada. La política de scheduling establecida en el 
presente trabajo es Round Robin, es decir, el 
planificador mapea tareas en los nodos del cluster de 
forma circular. 

Al igual que en el caso de C-PCBD, no existe un 
método sistemático para definir Roptimal, y por lo tanto, la 
propuesta original puede mejorarse de acuerdo a ajustes 
específicos del entorno en donde se ejecute D-PCBD. 

V. EXPERIMENTACIÓN 
Para realizar la experimentación se han utilizado 2 tipos 
de arquitecturas hardware distintos, uno de memoria 
compartida y el otro de memoria distribuida. Además, 
para poder demostrar que nuestra propuesta escala 
convenientemente, en cada sistema se han utilizado 
máquinas con capacidades computacionales diferentes. 

En el sistema de memoria compartida se han utilizado 
4 máquinas con diferentes prestaciones, OS2 
(OpenStack con 2 cores), OS4 (OpenStack con 4 cores) 
y OS12 (OpenStack con 12 cores) y Turing. OS12, OS4 
y OS2 son máquinas virtual de la plataforma de código 
abierto OpenStack [11] (entorno para la creación y 
gestión de clouds), que constan respectivamente de 16, 4 
y 2 cores de 64 bits a 2.1 GHz y 80 GB de Memoria 
principal. Turing consta de 4 cores de 64 bits a 3.1 GHz 
y 16 GB de Memoria.  

                                                             
2 OGE. Oracle Grid Engine.  http://www.oracle.com 

En el sistema de memoria distribuida se ha utilizado 
dos clusters, Loras y Maracas. Loras está compuesto de 
16 nodos con 2 cores de 32 bits a 3 GHz y 1GB de 
Memoria RAM. Maracas consta de 24 nodos con 4 cores 
de 64 bits a 2.4 GHz y 4 GB de Memoria. 

El benchmark utilizado para realizar las comparativas 
entre las diferentes arquitecturas y algoritmos es P1 [3]. 
Su elección ha facilitado la comparación de rendimiento 
entre TBD, CBD y PCBD. Nuestra propuesta ha sido 
implementada en C++. Se ha utilizado el solver de libre 
distribución lp_solve 5.5 [10].  

La TABLA I muestra las dimensiones de la 
representación compacta del problema P1. El significado 
de los acrónimos de las cabeceras es el siguiente: nc, 
número de restricciones obtenidas mediante la ecuación 
𝑚+𝑛! Ω; nx número de variables de la primera etapa; 

ny número de variables de la segunda etapa; nel número 
de coeficientes no nulos de la matriz Π, definida más 
abajo; dens densidad de la matriz de restricciones; y   Ω  
indica el número de escenarios. 

Π =
𝑊! 0 0
0 … 0
0 0 𝑊!

 

Donde 𝑊!  ,𝑘= 1. . Ω , son las matrices de 
restricciones. 

TABLA I 

PARÁMETROS DEL BENCHMARK P1. 

nc nv nx ny nel dens Ω  
1200 660 60 60 72,600 0.0916 10 

 
En la TABLA II se muestran los resultados obtenidos 

en la ejecución de P1 mediante la utilización del solver 
lp_solve en los diferentes entornos. A continuación se 
describen los acrónimos utilizados. S: ejecución Serie, 
Xc: ejecución de X escenarios por cluster; MC: 
ejecución del modelo de memoria compartida C-PCBD, 
mediante threads. MD ejecución del modelo D-PCBD 
en un cluster utilizando MPI.  

TABLA II 

TIEMPO DE RETORNO DEL BENCHMARK P1. 

  CBD   
 S 1c 5c 10c MC MD 

OS12 143.7 145.8 586.2 998.2 16.2 12.6 
OS4 146.2 146.5 582.6 998.3 52.3 46.8 
OS2 143.2 143.2 594.9 988 58.6 48.2 

Turing 107.8 108.3 417.6 698.8 10.52 10.1 
Loras 136.2 137 569.3 947.0 13.8 16.9 

Maracas 110.6 112.1 442.7 569.3 11.2 15.3 
 

En la TABLA II se puede observar como las 
implementaciones paralelas MC y MD obtienen mejor 
rendimiento en todos los casos. Podemos decir que en 
media se ha obtenido unas ganancias que han alcanzado 
en algunos casos hasta el 91% con respecto a la 
implementación serie. 

Los resultados obtenidos en le método CBD, para el 
caso 1c, prueban su correcta implementación. Como  
puede observarse, los valores son ligeramente superiores 
a los obtenidos en la versión serie. Sus variaciones son 
debidas al tiempo adicional de arranque de las 
aplicaciones CBD.  Para los casos 5c y 10c en cambio, 
se observa un gran incremento en los tiempos debido a 
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la forma de implementar y resolver el Paso 2 del 
algoritmo. Ello es debido a que la complejidad del 
subproblema del Paso 2 (FWorker) incrementa de 
forma exponencial con la cantidad de escenarios por 
cluster.   

El peor rendimiento para el caso MC que se observa 
entre las máquinas virtualizadas (OS2, OS4, OS12) con 
respecto a las reales (Turing, Loras, Maracas) es debido 
a su menor frecuencia de procesamiento. 

Se puede apreciar también el buen comportamiento del 
entorno MPI. Aunque el nivel de paralelización es a 
nivel de proceso, la correcta distribución de los procesos 
entre los nodos y sus eficientes librerías de 
comunicación/sincronización hacen que incluso mejore 
la versión con memoria compartida. 

Sin embargo, en entornos cluster, la eficiencia de MPI 
no es suficiente para contrarrestar las latencias de 
comunicación entre los nodos de la LAN. Es por este 
motivo que se obtienen peores resultados para el caso de 
memoria distribuida. 

VI. CONCLUSIONES 
En este trabajo se ha presentado PCBD (Parallel Cluster 
Benders Decomposition), algoritmo de paralelización 
del algoritmo CBD (Cluster Benders Decomposition), 
que propone la agrupación en clusters de escenarios en 
la búsqueda de los cortes de factibilidad del método de 
Benders,  aplicado en el algoritmo de descomposición 
TBD. Nuestra propuesta no solo se ha centrado en 
optimizar la obtención de los cortes de factibilidad 
mediante su paralelización, sino que también se ha 
paralelizado la obtención de los cortes de optimalidad. 
Se han propuesto dos alternativas, una basada en 
entornos de memoria compartida, C-PCBD, y la otra en 
un entorno Cluster de memoria distribuida, D-PCBD. 

Las dos propuestas de paralelización han mejorado 
tanto el rendimiento de TBD como de CBD. La 
diferencia de rendimiento entre las dos propuestas, C-
PCBD y D-PCBD, depende de las características 
intrínsecas de los entornos utilizados. 

Serian necesarios realizar muchos mas experimentos 
para encontrar Roptimal. En todo caso, se ha comprobado 
que el rendimiento depende en gran medida de la 
aplicación, así como del entorno utilizado y por 
consiguiente es muy difícil obtener una fórmula cerrada 
de Roptimal. 

VII. TRABAJO FUTURO 
Actualmente estamos diseñando nuevos algoritmos de 

planificación para asignar de forma más eficiente las 
tareas entre los threads físicos de los sistemas de 
memoria compartida. A continuación, vamos a diseñar 
un planificador con el mismo propósito pero pensado 
para sistemas distribuidos, i.e. clusters. 

Es necesario realizar una experimentación más 
exhaustiva para generalizar aún más nuestras propuestas 
y poder encontrar fórmulas más cerradas que determinen 
con mayor precisión el ratio Roptimal.  

Los retos futuros irán en la dirección de ampliar el 
método de paralelización para contemplar problemas 
lineales multietapa. Además se quiere construir un 
servidor web para dar servicio a la comunidad científica 
en la resolución de problemas lineales estocásticos 

utilizando nuestros modelos paralelos. Esto será posible 
siempre y cuando se consigan recursos de cómputo 
adicionales (sistemas multithreading, cluster o grid) para 
poder garantizar niveles adecuados de calidad de 
servicio.  

Además se quiere ampliar la experimentación 
utilizando un solver privado y ampliamente utilizado, 
CPLEX.  
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Aspectos computacionales en la bisección de
un n-simplex regular

G. Aparicio, 1 L.G. Casado, 2 I. Garćıa, E.M.T. Hendrix 3 y B. G.-Tóth 4

Resumen— En el ámbito de la optimización global
basada en técnicas de ramificación y acotación, cuan-
do el espacio de búsqueda es un n-simplex regular es
habitual utilizar como regla de división la bisección
por el lado mayor. Este modo de división evita que
los subproblemas generados tengan una forma dege-
nerada o poco redondeada y además da lugar a un
muestreo más uniforme del espacio de búsqueda ya
que la función objetivo es normalmente evaluada en
los vértices de los sub-problemas o śımplices. En este
trabajo se muestra como la división por el lado mayor
puede afectar a parámetros tales como el número to-
tal de sub-problemas generados, el número de formas
similares que estos pueden tener o el grado de redon-
dez de los sub-problemas. La dificultad de determinar
estos parámetros se incrementa con el valor de n. En
este trabajo se presentan los resultados de los estu-
dios realizados para n ≤ 3, es decir, hasta un espacio
4-dimensional.

Debido al crecimiento exponencial del árbol bina-
rio de búsqueda generado, se hace necesario el uso
de computación paralela cuando se usan criterios de
terminación más precisos y/o n-śımplices con n ≥ 3.
Aqúı se presenta un modelo paralelo que hace uso de
las posibilidades de paralelización de MATLAB.

Palabras clave—Simplex, Lado más largo, Bisección,
Formas Similares, Paralelismo.

I. Introducción

LOS algoritmos de ramificación y acotación (del
inglés Branch-and-Bound, B&B) se aplican a la

resolución de problemas de optimización global me-
diante la realización de una búsqueda exhaustiva del
mı́nimo de una función objetivo en un dominio da-
do. En este trabajo estamos interesados en proble-
mas donde el espacio de búsqueda está definido por
un n-simplex regular, definido en un espacio (n+1)-
dimensional [1]. Los algoritmos de B&B están ca-
racterizados por las reglas de Acotación, Selección,
División, Rechazo y Terminación. Se pretende estu-
diar las caracteŕısticas del árbol de búsqueda gene-
rado cuando solo se tienen en cuenta las reglas de
División y Terminación, es decir, ningún nodo del
árbol es eliminado. Se usará como regla de división
la bisección del lado mayor (BLM) [2], [3] y como
regla de terminación la longitud del lado mayor de
un subproblema o nodo del árbol.

En este trabajo investigamos el efecto de la BLM
sobre el número de śımplices generados, el número

1Grupo de Investigación TIC146: Supercomputación-
Algoritmos, Universidad de Almeŕıa, España, e-mail:
guillermoaparicio@ual.es
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de formas similares de los subśımplices y su nivel de
redondez para un determinado valor de la regla de
terminación. El objetivo de estos estudios es la deter-
minación del limite superior del número de śımplices
que se pueden generar a partir de uno dado, lo que
permitirá estimar el trabajo pendiente a partir de un
nodo del árbol de búsqueda. Esta información per-
mitiŕıa mejorar los métodos de balanceo dinámico de
la carga en los correspondientes algoritmos paralelos
de optimización global [4], [5].

En este articulo se presentan resultados para un 1-
simplex, un 2-simplex y un 3-simplex. Debido al cre-
cimiento exponencial del árbol binario, se hace nece-
sario el uso de computación paralela cuando se usan
criterios de terminación más precisos y/o n-śımplices
con n ≥ 3. Por ejemplo, solo se han podido alcanzar
20 niveles del árbol de búsqueda para un 3-simplex
usando un algoritmo secuencial en un computador
de sobremesa.

En la Sección II se describen los Algoritmos de
B&B utilizados para solucionar los problemas de Op-
timización Global que generan este tipo de árboles de
búsqueda. En la Sección III se muestran las carac-
teŕısticas espećıficas de los Algoritmos de B&B que
realizan la búsqueda en un dominio definido por un
simplex. En la Sección IV se presentan las métricas
utilizadas para valorar las caracteŕısticas del árbol
que se genera, que son evaluadas en la Sección V.
En la Sección VI se plantea el diseño de una versión
paralela que haga uso de la ToolBox de computación
paralela disponible en MATLAB. Finalmente en la
Sección VII se muestran las conclusiones y trabajos
futuros.

II. Optimización Global y los Algoritmos
de B&B

La resolución de un problema de optimización glo-
bal consiste en encontrar el valor mı́nimo o máximo
de una función objetivo f , satisfaciendo ciertas res-
tricciones en el espacio de búsqueda. Para problemas
de minimización, cuando la solución está contenida
en un simplex regular S, el problema de optimización
global puede escribirse como:

f∗ = mı́n
x∈S

f(x), con f(x∗) = f∗. (1)

Cuando se requiere una búsqueda exhaustiva del
mı́nimo global, se suelen utilizar algoritmos B&B.
Un algoritmo B&B realiza una búsqueda exhaustiva
basada en la descomposición sucesiva del problema
inicial en sub-problemas de menor tamaño hasta al-
canzar la(s) solución(es) final(es) o una aproximación
a ella(s). Esta aproximación esta determinada por
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Algoritmo 1 Ramificación y Acotación

1. Λ := {S1 = S} Conjunto de trabajo

2. Ω := {} Conjunto final

3. ns := 1 Número de śımplices

4. while Λ 6= ∅
5. Selecciona un simplex Si de Λ Regla de

selección

6. Evalúa Si Regla de acotación: no usada aqúı.

7. if Si no puede ser eliminado Regla de rechazo:

no usada aqúı.

8. if Si satisface el criterio de terminación
Regla de terminación: w(Si) ≤ ǫ

9. Almacena Si in Ω
10. else
11. {S2i, S2i+1}:=BLM(Si) Regla de división:

Bisección del Lado Mayor.

12. Almacena S2i, S2i+1 en Λ
13. ns := ns + 2
14. return Ω y f(x∗) No usado aqúı.

la precisión requerida para la solución. El algoritmo
crea un árbol de búsqueda en el cual se puede podar
una rama cuando se determina que un sub-problema
no contiene una solución global. Para realizar la po-
da o rechazo de un sub-problema se suelen calcular
cotas de los valores de la función objetivo para cada
sub-problema. El Algoritmo 1 muestra un ejemplo
básico. El comportamiento y por tanto la eficiencia
de un algoritmo B&B se puede caracterizar por cin-
co reglas: Selección, Acotación, Rechazo, División y
Terminación. En este estudio no se van a aplicar las
reglas de Acotación, Rechazo y Selección ya que es-
tamos interesados solo en la eficiencia de la regla de
División. Al no existir poda del árbol de búsqueda,
éste se generará completamente.

III. Algoritmos B&B para śımplices

A. El simplex regular

En este estudio, el espacio inicial está determinado
por un simplex regular. Un n-simplex está definido
en un espacio de n+1 dimensiones. Un simplex es el
politopo más sencillo posible en un espacio dado. Un
1-simplex es un segmento de una ĺınea; un 2-simplex
un triángulo; un 3-simplex es un tetraedro. La Figura
1 muestra gráficamente los ejemplos anteriores.

Estrictamente, un simplex se define como la en-
voltura convexa de un conjunto de (n + 1) puntos
independientes afines en un espacio eucĺıdeo de di-
mensión mayor o igual que n, es decir, el conjunto
de puntos tal que ningún m-plano contiene más de
(m + 1) de estos puntos con m ≤ n.

El n-simplex unidad, o n-simplex estándar, es un
subconjunto de Rn+1 tal que:

T =



x ∈ Rn+1 |

n+1∑

j=1

xj = 1; xj ≥ 0



 (2)

Por simplicidad y sin perdida de generalidad, en
este estudio se va a hacer uso de un simplex regular

X1

X2

0,0 1,0

1,0 v1

v2

X2 X1

X3

v1
v2

v3

v1

v2

v3

v4

Fig. 1. Śımplices de dimesiones 1, 2 y 3.

con longitud de lado 1, que se define como:

S =



x ∈ Rn+1 |

n+1∑

j=1

xj =

√
2

2
; xj ≥ 0



 , (3)

Las caracteristicas principales de un n-simplex son
las siguientes

Un n-simplex tiene n + 1 vértices y n(n + 1)/2
lados.
A la envoltura convexa de un conjunto de (m +
1) puntos independientes afines de un n-simplex
(m < n) se denomina m-face.
A la (n − 1)-face se le denomina facet.
Se define la anchura de un simplex, ω(S), como
la longitud del lado mayor del simplex.

B. Bisección del Lado Mayor (BLM)

La BLM es uno de los métodos de refinamiento
más populares ya que es muy simple y puede ser
aplicado a problemas de cualquier dimensión [6].

La Figura 2 muestra los śımplices generados des-
pués de tres bisecciones usando BLM sobre un 2-
simplex regular.

Fig. 2. Primeras BLM en un 2-simplex regular.

El método de BLM puede implementarse como
describe en el Algoritmo 2. La Figura 3 muestra los
śımplices en cada nivel del árbol binario que se ha
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Algoritmo 2 BLM(Si)

Si.{v1, . . . , vn+1} Conjunto de vértices de Si

1. {vj , vk}:= SeleccionaLadoMayor(Si)

2. vnew =
vj+vk

2
3. S2i := S2i+1 := Si Se heredan las caracteŕısticas

4. S2i.vj = vnew Se actualiza el nuevo vértice

5. S2i+1.vk = vnew

6. return S2i, S2i+1

generado mediante el uso de BLM para un 2-simplex
regular.

Nivel 1

Nivel 2

Nivel 3

Nivel 4

Fig. 3. Niveles del árbol binario obtenido mediante BLM de
un 2-simplex regular.

Si el simplex es irregular solo existe un lado ma-
yor cuando n ≤ 2. Para un 3-simplex, después de la
primera BLM aparecen dos śımplices irregulares con
varias opciones para elegir el lado mayor. La Figura
4 muestra gráficamente este caso.

Lados Mayores

Fig. 4. Lados mayores tras la primera bisección de un 3-
simplex regular.

IV. Caracterización del árbol de búsqueda.

Un método de división debeŕıa contribuir a:

Realizar un muestreo uniforme del espacio de
búsqueda.
Garantizar la convergencia del algoritmo.
Reducir el tamaño del árbol de búsqueda.

La BLM garantiza la convergencia del algoritmo
ya que se ha establecido como regla de terminación
la longitud del lado mayor. En cuanto a la realización
de un muestreo uniforme, se pretende que la forma
de los subproblemas sea lo más redondeada posible.
Además, estamos interesados en que el número de

formas similares generadas sea la menor posible para
hacer más fácil la estimación del tamaño de un sub-
árbol a partir de un nodo.

A continuación se presentan estás métricas, las
cuales dependerán del lado mayor seleccionado, en
los casos en los que existan varios y el simplex no sea
regular.

A. Tamaño del árbol de búsqueda

El tamaño del árbol dependerá de como disminuye
el tamaño de los sub-problemas conforme se aplica la
regla de División. Kearfott presenta un ĺımite supe-
rior del tamaño de los sub-problemas cuando se usa
BLE en el siguiente teorema [7]:

Teorema 1: Sea S0 un n-simplex, sea p un ente-
ro positivo cualquiera y sea Sp cualquier n-simplex
que se ha producido tras p BLM divisiones de S0.
Entonces, el diámetro (o lado mayor) de Sp, ω(Sp),

nunca será mayor que (
√

3
2 )⌊ p

n ⌋ veces el diámetro de
S0, ω(S0), donde ⌊ p

n⌋ es el mayor entero menor o
igual que p

n .
Kearfott también mostró que, para un simplex S

y p > n, los diámetros se redućıan un factor 2 cada
n iteraciones.

Stynes [8] mejoró la cota de Kearfott para un 2-
simplex:

ω(S2p) ≤
√

3

2

(
1

2

) p
2 −1

. (4)

Por ejemplo, para p=6, la cota de Kearfott es

ω(S6) ≤ 3
√

3

23
, (5)

mientras que la cota de Stynes es

ω(S6) ≤
√

3

23
, (6)

Nuestro propósito es hallar el valor exacto del
diámetro de los śımplices, después de p > n itera-
ciones, en vez de una cota superior. Para ello nos
basaremos en las siguientes definiciones.

Definición 1: Un nivel l del árbol binario se dice
completo si el número de elementos en el nivel es
2l−1.

Definición 2: El último nivel completo Lc de un
árbol binario es máx{l, con 2l−1 elementos}.

A continuación presentamos los resultados obteni-
dos para śımplices con n ≤ 3.

A.1 1-simplex

En el caso más simple, usando la BLM en un 1-
simplex, el diámetro ω(X) de los śımplices X en el
nivel l es:

ω(X) =
ω(S)

2l
(7)

Para generar śımplices con ω(X) ≤ ǫ se tiene que:

ǫ ≥ ω(S)

2L
, (8)
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y el último nivel L del árbol es:

L = ⌈ log2

ω(S)

ǫ
⌉ (9)

A.2 2-simplex

Para el caso de un 2-simplex se pueden obtener las
siguientes conclusiones:

Proposición 1: Sea ǫ > 0 el criterio de termina-
ción. Dado un 2-simplex regular inicial S con ω(S) =
1 y k ∈ N+. El último nivel del árbol binario L es el
último nivel completo Lc si ǫ está en el intervalo

1

2k−1
≤ ǫ <

√
3

2k
, (10)

con
L = Lc = 2k + 1, (11)

Proposición 2: Bajo las mismas condiciones de la
Proposición 1, el último nivel del árbol L no es-

tará completo cuando:
√

3
2k ≤ ǫ < 1

2k+1 , siendo el

número de nodos en el árbol igual a 2L−1 −1+ 2L−1

2 .
En este caso, el nivel alcanzado en el árbol binario
será:

L = 2k + 2 (12)

pero tan solo la mitad de los śımplices de ese nivel
habrán sido generados y por tanto el número total
de nodos en el árbol será:

Nsimplex = 2L−1 + 2L−2 − 1 (13)

A.3 3-simplex

A partir de n=3 pueden existir varias opciones en
la selección del lado mayor [9]. En este estudio se
usarán los siguientes métodos:

BLM1: Es el método normalmente usado y se basa
en elegir el primer lado mayor en términos de los
ı́ndices de los vértices del simplex.

BLMα: Selecciona el lado mayor, cuyos ángulos
con los otros lados son los menores. De esta ma-
nera se reducen los ángulos mayores.

Usando BLMα se pueden deducir los intervalos en
los que se encontraŕıa ǫ según el valor de k ya que
es más fácil determinar el tamaño del lado mayor de
los śımplices:

√
3

2k
≤ ǫ1 <

√
2

2k
≤ ǫ2 <

1

2k
≤ ǫ3 <

√
3

2k+1
(14)

Por otro lado, en la ecuación (15) se muestran los
posibles valores de k:

k =
L − P

3





P = 4 si ǫ = ǫ1
P = 5 si ǫ = ǫ2
P = 6 si ǫ = ǫ3

(15)

El valor de L puede obtenerse como:

L = ⌈(P − 3) + 3 · log2(
Z

ǫ
)⌉, con





P = 4 y Z =
√

3 si ǫ = ǫ1
P = 5 y Z =

√
2 si ǫ = ǫ2

P = 6 y Z = 1 si ǫ = ǫ3

(16)

B. Número de clases de śımplices

Definición 3: Dos śımplices pertenecen a la misma
clase si tienen formas similares, es decir, si aplicando
transformaciones de escala, rotación y desplazamien-
to a un simplex se puede obtener la identidad con el
otro simplex.

La Figura 5 muestra el proceso para determinar si
dos śımplices pertenecen a la misma clase.

Simplices Originales Escalado

Escalado y traslacion Escalado, traslación y 
rotacion

Fig. 5. Escalado, traslación y rotación de 2-śımplices.

Los requerimientos computacionales del proceso de
determinación del número de clases crece con el ta-
maño del árbol de búsqueda ya que hay que com-
probar si un nuevo simplex pertenece a una clase
existente o crea una nueva clase.

C. Índice de redondez de un simplex

En la literatura existen diversos ı́ndices que infor-
man sobre la redondez de un simplex. En [10], [11] se
presentan varias medidas de calidad para un simplex
y se demuestra que la mayoŕıa son equivalentes.

Aqúı se muestra un nuevo ı́ndice de redondez o
calidad de un simplex al que denotaremos por SQ
(Simplex Quality) basado en la relación entre la me-
dia geométrica y la aritmética de los ángulos existen-
tes entre los lados coincidentes en los vértices de un
simplex [12]. Sea m el número total de ángulos que
posee un n-simplex, se define SQ como:

SQ(S) = n ·
n
√

α2
1 · α2

2 · ... · α2
m

α2
1 + α2

2 + ...α2
m

(17)

Este ı́ndice genera valores elevados para śımplices
regulares y valores pequeños para śımplices con for-
ma de aguja.

Además, para obtener una versión normalizada
de este ı́ndice, se define NSQ (Normalized Simplex
Quality) como:

NSQ(S) =
SQ(S)

SQ(S1)
∈ (0, 1], (18)
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V. Resultados de la versión secuencial

El algoritmo secuencial se ha desarrollado en
MATLAB y se ha ejecutado sobre un procesador In-
tel(R) Xeon(R) CPU E5-2620 con 8 cores, una ve-
locidad de 2.00GHz, 20Mb de caché L3 y 64GB de
memoria RAM.

La Tabla I muestra el número de śımplices genera-
dos N , el nivel máximo del árbol de búsqueda L, el
tiempo de ejecución cuando se desactiva el cálculo de
clases en el algoritmo (Tnc) y el tiempo de ejecución
cuando śı se realiza el cálculo de clases (T ), para un
2-simplex y distintos valores ǫ.

TABLA I

Resultados para un 2-simplex

ǫ N L Tnc T

0.5 11 4 0.24s 0.30s

0.25 47 6 0.26s 0.32s

0.125 191 8 0.36s 0.48s

0.0625 767 10 0.75s 1.14s

0.03125 3071 12 2.29s 3.74s

0.015625 12287 14 8.48s 14.34s

La Tabla II muestra la misma información para un
3-simplex usando BLMα.

TABLA II

Resultados usando BLMα para un 3-simplex

ǫ N L Tnc T

0.5 47 6 0.28s 1.46s

0.25 351 9 0.59s 10.93s

0.125 2751 12 3.01s 1.5m

0.0625 21887 15 22.37s 12.16m

0.03125 174847 18 2.95m 1.65h

0.015625 1398271 21 23.78m 13.20h

Puede observarse como el tamaño del árbol bina-
rio de búsqueda generado y el tiempo de ejecución
aumenta conforme disminuye ǫ y aumenta n. Por es-
te motivo se hace necesario el uso de computación
paralela cuando se usan criterios de terminación más
precisos y/o n-śımplices con n ≥ 3.

La Tabla III muestra el número máximo de clases
NMC, los valores de NSQ y el número de śımpli-
ces en cada clase, para un 2-Simplex y un 3-Simplex.
Para el 3-simplex se usa BLMα. Como puede obser-
varse, BLMα permite obtener un número de clases
fijo para un 3-simplex.

La Tabla IV compara el número de śımplices, el
número total de clases, el valor medio de NSQ y el
nivel alcanzado en el árbol binario obtenido usando
BLM1 y BLMα sobre un 3-Simplex con ǫ ≤ 0,03125.

Para BLM1 el número de clases crece conforme
decrece ǫ [13]. BLMα genera menos śımplices, con
formas más redondeadas en media y el número de
clases es mucho menor y fijo.

TABLA III

NMC y NSQ para un 2-Simplex y un 3-Simplex

n NMC NSQ No Simpl.

2 3 1 683

0.6429 1706

0.3333 682

3 8 1 1

0.7504 12400

0.6509 24800

0.6177 25050

0.4994 56176

0.4414 6324

0.4081 25048

0.3729 25048

TABLA IV

Comparación de BLM1 y BLMα sobre un 3-Simplex.

ǫ ≤ 0,03125.

BLM1 BLMα

No sı́mplices 259701 174847

No Clases 300 8

NSQ Medio 0.4117 0.5926

L 20 18

VI. Versión paralela

Como se ha mostrado, este tipo de experimentos
tienen grandes requerimientos de procesamiento y
memoria. Además, distintas ramas del árbol pueden
generarse de forma independiente, lo que hace a este
tipo de algoritmos buenos candidatos para su para-
lelización.

Para la ejecución de la versión paralela se utilizó un
nodo de cómputo de un servidor Bullx compuesto por
dos procesadores Intel(R) Xeon(R) CPU E5-2620 de
8 cores cada uno a una velocidad de 2.00GHz, 20Mb
de caché L3 y 64GB de memoria RAM. Se ha hecho
uso de la Parallel Computing ToolBox que MATLAB
posee para tareas espećıficas de computación parale-
la.

El modelo de paralelismo se basa en que cada pro-
ceso se encargue de generar una rama del árbol. El
Algoritmo 3 muestra el pseudo-código.

Algoritmo 3 Paralelización del Código

1. NP Número de procesos paralelos

2. NSh Número de śımplices hoja

3. Se ejecuta el Algoritmo 1 hasta que NSh = NP
4. Se crean NP procesos
5. Cada proceso ejecuta el Algoritmo 1 sobre uno

de los simplices creados.
6. Se combina la información obtenida en los pasos

3 y 5
7. return Estad́ısticas globales de la ejecución.

La Figura 6 muestra los resultados del Algoritmo
3 para NP= 1, 2, 4, 8 y 12, utilizando tanto BLMα
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como BLM1 con distintos valores de ǫ.
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Fig. 6. Speedup para distintos vales de ǫ utilizando BLMα y
BLM1

Como puede observarse, para BLMα el speed-up
crece de manera lineal hasta llegar a 8 procesos, valor
que coincide con el número de cores que posee cada
procesador. Sin embargo, el speed-up para BLM1 es
menor. Esto es debido a que BLMα genera solo 8 cla-
ses de śımplices, mientras que cuando se usa BLM1

el número de clases aumenta conforme disminuye ǫ.
Cada proceso paralelo genera un número de clases
parecido o igual al de la versión secuencual, por lo
que el trabajo de determinar si un simlex pertenece a
una de las clases existentes o genera una nueva tiene
una carga computacional similar a la versión secuen-
cial y no se realiza en paralelo. Además, el paso 6 del
Algoritmo 3 se realiza de forma secuencial y debido
al número de clases generadas, el número de combi-
naciones de información es mayor en BLM1 que en
BLMα.

Hay que destacar que la versión paralela ha per-
mitido la obtención de resultados para ǫ = 0,015625
usando BLMα. El tiempo de ejecución usando BLM1

para ese valor de ǫ, es de más de un d́ıa.
Aunque la ToolBox de programación paralela de

MATLAB permite definir hasta 12 ejecuciones en pa-
ralelo y disponer de dos procesadores por nodo de
cómputo, los resultados obtenidos hacen pensar que
el uso de los cores del segundo procesador reduce la
tendencia lineal de la ganancia en velocidad obtenida
en un solo procesador.

VII. Conclusiones y trabajo futuro

Los algoritmos de B&B aplicados a problemas
optimización global, suelen exigir una alta carga
computacional cuando se buscan soluciones precisas.
Este trabajo presenta un estudio sobre el compor-
tamiento de estos algoritmos cuando el espacio de
búsqueda es un simplex. Se presentan estudios so-
bre el número de elementos del árbol, su nivel de
calidad y el número de clases similares cuando se
usa una bisección del lado mayor como regla de di-
visión. Se presenta un nuevo método de selección del
lado mayor a dividir cuando existen varias alternati-

vas. Estos algoritmos son buenos candidatos para su
paralelización. Se muestran los resultados obtenidos
con una versión paralela desarrollada en MATLAB
obteniéndose un speed-up casi lineal hasta llegar a
8 núcleos usando el método de bisección propuesto
BLMα.

Como trabajos futuros se pretende extender los
métodos desarrollados a problemas con n > 3. Para
ello será necesario desarrollar algoritmos que permi-
tan el uso de un número mucho mayor de cores.
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Performance and scalability in distributed
cluster-based individual-oriented fish school

simulations
Francisco Borges, Roberto Solar, Remo Suppi, Emilio Luque 1

Abstract— With increasing computational power
and parallel/distributed computing it is possible to
create more complex models to achieve simulation
results closest to reality. More realistic results al-
low scientists to reach conclusions and gain knowl-
edge about the system under study. However this re-
alistic solutions implies increasing the complexity of
model, consequently it’s required more communica-
tion. The problem is that communication has negative
impact in parallel distributed simulations. Two of the
main challenge in distributed simulation is how to dis-
tribute individuals efficiently through distributed ar-
chitecture and the efficiency of communication strate-
gies. In this work we compare our cluster-based par-
titioning approach based on Voronoi diagrams and
covering radius criterion by using asynchronous and
synchronous communication strategy for distributed
individual-oriented fish school simulation. The main
contributions are: we showed that cluster-based par-
titioning approach is scalable in both communication
strategies and show that asynchronous communica-
tion strategy has best speedup in comparison to syn-
chronous communication strategy.

Keywords— parallel distributed simulation,
individual-oriented models, data clustering, fish
schooling, high performance distributed simulation;

I. Introduction

ECOLOGISTS have been using discrete models to
study global patterns that emerge through local

interaction by computational simulation. Individual-
oriented modeling is a powerful tool to simulate
complex systems in which system-level properties
emerge from individual-level interaction. Individual-
level interaction can be seen in many research ar-
eas such as: ecology and biology [1],[2],[3],[4],[5],
military strategies [6], sociology [7],[8],[9], physics
[10],[11], health care [12], fire suppression strategies
[13], etc. With increasing computational power and
parallel/distributed computing it is possible to create
more complex models to achieve simulation results
closest to reality. Although many researchers think
these results are not enough and claim by more real-
istic simulations.

The realistic simulations aim is achieving a simi-
lar interaction level such as the real environment. In
fish schooling simulations, for example, more realistic
simulations means more fish in simulation, more fish
iterations, more realistic schooling parameters, dif-
ferent schooling movements, varied form and struc-
tures schools, natural obstacles, predators. This type
of simulations are usually fairly complex thus requir-

1Dept. of Computer Architecture & Operating Sys-
tems Universitat Autonoma de Barcelona, e-mail:
francisco.borges@caos.uab.es, rsolar@caos.uab.es,
remo.suppi@uab.es, emilio.luque@uab.es.

ing compute and communication. If the simulator is
scalable then we just need to increase resource quan-
tity so that total time execution decreases. How-
ever it’s not enough, because the enlarge processors
quantity will impact communication, which is a bot-
tleneck in parallel distributed program. The com-
munication has been a problem in our fish schooling
simulator because it is a communication-consumer
parallel. In previous instrumentation of code, we
verified that almost 41% of total execution time is
spent with MPI Bcast function. It happens because
there are migration of individuals between the nodes.
Then it is necessary to exchange the individual’s in-
formations between the nodes. In spite of our simu-
lator be scalable, we have to improve the efficiency
and propose solutions to decrease the communication
time.

Thereby is necessary that the simulator also be
efficient in reducing time communication and conse-
quently the total time execution simulation. Thus
more realistic behavior can be used in simulation.

In this context, we have been researching the
individual-oriented model in high performance time-
driven simulation with the purpose of decreasing to-
tal time simulation and consequently providing more
realistic models. We implemented a robust cluster-
based partitioning method by means of covering ra-
dius criterion and voronoi diagrams. This partition-
ing method decreased the sequential algorithm com-
plexity from O(n2) to O(nm). Furthermore, this
method reduced the interaction between individu-
als that are far away from each other, consequently
decreasing the compute. In this work we com-
pare our cluster-based partitioning approach based
on Voronoi diagrams and covering radius criterion
by using asynchronous and synchronous communica-
tion strategy for distributed individual-oriented fish
school simulation. As we presented before the com-
munication is a problem, therefore we should un-
derstand and analyze communication in time-driven
simulations. In this direction, our main goal is verify
the behaviour of cluster-based partitioning algorithm
over two differents communication strategy. In ad-
dition verify which communication strategy is more
efficient.

In section II we present an overview of individual-
oriented models. A brief resume about the fish school
model and the simulator is done in III. The dis-
tributed time-driven simulation is discussed in IV.
Our partitioning algorithm, the data structure to
store and manipulate individuals and its construc-
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tion are explained in section V. The experimental
results and analysis are presented in section VI. Fi-
nally, in section VII the conclusions and future work
are proposed.

II. Individual-oriented Models

An individual-oriented approach can provide tech-
niques and tools for analyzing complex organizations
and social phenomena. These models allow us to un-
derstand global consequences from local interactions
of members of a population. These individuals might
represent: fish in schools [1], [4], [3], people in crowds
[7], [8], birds in flocks [2], etc. These type of models
typically consist of: an enviroment in which inter-
actions occur and a fixed set of individuals defined
in terms of their behavioral rules and characteristic
attributes.

Some individual-oriented models are also spatially-
explicit which means individuals are associated with
a location in geometrical space. Furthermore, some
spatially-explicit individual-oriented models can ex-
hibit motion patterns which means individuals can
change their position in geometrical space as the sim-
ulation progresses.

Individual-oriented models also allows us: to in-
clude different types of individuals within the same
model, to define individuals with two levels of het-
erogeneity (behavioral rules and attributes values),
to model interactions between individuals and its en-
vironment, and to represent learning mechanisms.

III. Fish school model and the simulator

Our distributed cluster-based individual-oriented
fish schooling simulator is based on the biological
model described in [14] and [1]. Fish Schools are
one of the most frequent social groups in the ani-
mal world [14]. This social aggregation shows com-
plex emergent properties, such as: strong group co-
hesion and high level of synchronization. In order
to describe the fish behavior the model considers
that each fish changes its position and orientation
in discrete step of time (time-driven simulation) and
the new fish’s position and orientation depends on
the position and orientation of a fixed number of
nearest-neighbors. The neighbor’s influence on a sin-
gle fish depends on its space-time position. In order
to select appropriately the neighbors’s influence the
model identifies three vision areas: attraction, repul-
sion and parallel orientation, see Fig. 1.

Non visible area

Repulsion area

Parallel orientation area

Attraction area

Fig. 1. Neighbor influences areas.

Depending on the spatial-temporal position of its
neighbors, the fish chooses between three behavior
patterns: repulsion - collision avoidance between fish
of the same group (turning the fish’s orientation
minimum-angle rotation so the fish’s orientation and
its neighbor’s orientation are perpendicular, Fig. 3;
parallel orientation - the group moves in the same
direction (matching the fish’s orientation with its
neighbor’s orientation, Fig. 4, and attraction - to
maintain the cohesion of the group (steering the fish’s
orientation towards its neighbor’s position, Fig. 2).

Fig. 2. Repulsion behavior pattern.

Fig. 3. Parallel orientation behavior pattern.

Fig. 4. Attraction behavior pattern.

IV. Distributed time-driven simulation

An important issue in discrete simulation is the
mechanism in which the state variables changes as
simulation time advance. We can distinguish two
time-advance approaches: time-driven and event-
driven. In a time-driven approach, the simulation
time is subdivided into a sequence of equal-sized
steps, and the simulation advances from one time
step to the next [15]. In the event-driven mecha-
nism the simulation time is computed when a event
is processed adding the event time to the execution
time. Furthermore, is necessary to consider the time
management protocol because this will ensuring that
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the execution of the distributed simulation is prop-
erly synchronized. Time management algorithms can
be classified as conservative or optimistic [15]. In
conservative algorithms, the process is blocked un-
til all execution conditions are satisfied. In opti-
mistic algorithms, the process will continues even if
some execution condition is not fulfilled but this al-
gorithm includes mechanisms in order recover from
causality issues. We implement a time-driven time-
advance mechanism because the individual-oriented
model used in this work describes the motion of a fish
school in discrete time steps, i.e. each fish moves at
the same time. Furthermore, we implement a conser-
vative time-management protocol because each logi-
cal process requires exchanging information (migra-
tion or neighboring request) from adjacent logical
processes before starting the next simulation step
[15].

A. Model distribution

After building our list of clusters, we proceed to
distribute it through the distributed architecture.
The model distribution used in this work is based
on proximity concept. We distribute the list header
together a fixed set of different clusters to each node.
This fixed set of clusters is determined from the max-
imum number of individuals that each node can have
(Nindividuals

Nprocessors
), and how close are to each other. The

main issue our model distribution is assigning of con-
tiguous groups of clusters to each node in order to
decrease communication and computing involved se-
lecting data to transfer. Every node independently
executes the simulation with local data making data
exchange through three type of messages: neighbors
exchange, centroids exchange and migration. The
neighbors exchange process consists intersecting lo-
cal clusters with non-local clusters in order to find
adjacency.

In this computation we use the cluster’s distance
data and the covering radius in order to intersect
them, obtaining the data set to transfer distance data
and the covering radius in order to intersect them,
obtaining the data set to transfer. Next, centroids’
neighbors selection is made, and its position and ori-
entation is updated. After this operation, we exe-
cute the centroids exchange process. This process
consists of send local centroids to each node. Once
updated the list header, we proceed to neighbors se-
lection and updating the position and orientation of
each individual belonging to each bucket. Finally, we
reinsert each bucket element within the list header.
After this step some individuals can be stored within
a non-local cluster, and in this case, these individuals
are reasigned to the correct node.

V. Partitioning method

In this section we explain the partitioning method
used in this work. We use an hybrid partitioning
method based on voronoi diagrams and covering ra-
dius criterion. Voronoi diagram is one of the most
fundamental data structures in computational gre-

ometry. Given some number of objects in the space,
their Voronoi diagram divides the space according
to the nearest-neighbor rule: each object is associ-
ated with the area closest to it [16]. Covering radius
criterion consist of trying to bound the area [ci] by
considering a sphere centered at ci that contains all
the objects of the problem domain that lie in the area
[17]. A metric space is a particular type of vectorial
space where a distance between objects is defined.
Given a set of objects X subset of the universe of
valid objects U and a distance function d : X2 → R,
so ∀x, y, z ∈ X, must be met the following conditions:

Positiveness: d(x, y) ≥ 0, d(x, y) = 0⇒ x = y
Symmetry: d(x, y) = d(y, x)
Triangular inequality: d(x, y) + d(y, z) ≥ d(x, z)

Since individuals are associated with a position in
three-dimensional euclidean space, we assume that
these individuals together with the euclidean dis-
tance (which determines the visibility of individu-
als or objects in environment), generating a metric
space. This allow us introducing concepts of similar-
ity or proximity within the distributed simulation.

The partitioning method proposed consist of two
stages: First, the centroids selection by means of cov-
ering radius criterion, which ensures us a set of cen-
troids far away enough the others. Second, the space
decomposition by means of voronoi diagrams, which
allow us define similar size areas with similar number
of individuals (as long as individuals are uniformly
distributed in space). Both criteria are applied to
construct the data structure described in the next
section.

A. Data Structure

The metric data structure used to store individuals
is called fixed-radius list of clusters [17], specifically,
we use an hybrid voronoi diagram/covering radius
building criterion for a fixed-radius list of clusters
[18]. The radius is fixed in function of the maximum
fish vision area (r ≥ RATTRACTION ). This allow
us defining areas in which individuals can interact
only with individuals belonging to adjacent areas, re-
ducing computing involved in the neighbors selection
process.

The structure is formed by a linked list of clusters.
Each cluster consists of several data such as: a cen-
troid - which is the most representative element of
the cluster, the processor identifier (PID) - indicat-
ing in which node each cluster is stored, a bucket - in
which individuals belonging to the cluster are stored,
the cluster identifier (CID) - indicating the cluster
position in the list, and some information about dis-
tances to other clusters (Fig. 5).

B. Construction

The construction consists of iterative insertion of
individuals within the data structure. First, if the
list is empty, the first individual as center is selected.
Next, for each individual, the distance to each cen-
ter in order to find the minimum distance is calcu-
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Fig. 5. List of clusters.

lated. If the minimum distance is greater than the
covering radius, the individual as center is selected,
otherwise, the individual within the closest cluster is
inserted. The construction algorithm complexity is
O (nk), where n is the number of individuals and k
the number of clusters (k < n).
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Fig. 6. Covering radius/Voronoi diagram partitioning.

In Fig. 6 a two-dimensional example of our cluster-
based partitioning method is shown. One of the main
improvements of our proposed is reducing the execu-
tion time of sequential algorithm. Sequential algo-
rithm performs exhaustive computing (n× n) in or-
der to find the most influential neighbors. In our
case, individuals only perform computing of their
nearest-neighbors individuals belonging to adjacent
clusters, reducing computing involved in obtaining
the spatial-temporal position of their neighbors.

VI. Experimental results

The execution environment used for testing has
the following characteristics: Cluster IBM - 32
nodes 2 x dual-core Intel(R) Xeon(R) CPU 5160@
3.00GHz, 12GB fully buffered DIMM, Integrated
dual Gigabit Ethernet and hot-swap SAS controller
Disk. Experimental results were obtained from the
average of 250 simulation steps. The simulator was
developed using C++ (gcc 4.3.2), STL (c++ stan-
dard template library) and MPI namespace (open-
mpi 1.4.1).

The simulation experiments were carried out us-
ing 1, 2, 4, 8, 16, 32 and 64 processors. The
data input were formed by three files containing
131.072, 262.144 and 524.288 individuals uniformly
distributed. Each processor and data input was exe-
cuted with a load balance factor of 10%.
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Fig. 7. Speedup.

The Fig. 7 show the speedup of each communica-
tion strategies by using 1, 2, 4, 8, 16, 32 and 64 cores
with workloads of 131.072, 262.144 and 524.288 in-
dividuals and load imbalance factor of 10%. The
cluster-based approach is scalable at both strate-
gies. This scalability can be observed when increas-
ing the number of individuals as well as with increas-
ing of processors. We can observe that the speedup
in both strategies are similares of 2 to 16 proces-
sors. The differences between speedups are more ev-
ident at 32 and 64 processors. Because there are
more communication between the LPs, as result it
increase the amount of communication in simulation.
The asynchronous communication strategy has bet-
ter speedup with more processors than synchronous
communication strategy. The figures follows help us
understand best this behaviour.

The Fig. 8, 9, 10, 11, 12 and 13 show the results
of experiment when it was executed with 524.288
fishes. Those figures, enable us analyze the relation
between computing and communication of each com-
munication strategies. The behaviour observed for
this workload also can be seen at 131.072, 262.144
individuals.

 27000

 27200

 27400

 27600

 27800

 28000

 28200

 28400

A
s
y
n
c

S
y
n
c

T
im

e
 (

s
e
c
o
n
d
s
)

Number of processors

Compute and communication time by type of communication model
(fishes = 524288 and load balance = 10%)

Compute time
Communication time

2

Fig. 8. Comparison between communication and computing
by using 524288 fishes executed at 2 processors.

The experiment demonstrate that the asyn-
chronous communication strategy has best com-
munication times than synchronous communication
strategies. However this strategy spend more time
doing computing than synchronous communication
strategy.

In summary, the cluster-basead approach by us-
ing the asynchronous communication strategy has a
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Fig. 9. Comparison between communication and computing
by using 524288 fishes executed at 4 processors.
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Fig. 10. Comparison between communication and computing
by using 524288 fishes executed at 8 processors.

better performance in terms of total execution times
in comparison to synchronous communication strate-
gies. The synchronous communication strategy has a
better performance in terms of computing times, but
higher communication times in comparison to asyn-
chronous communication strategy. Therefore, what
it is gained in compute is lost in communication.

The synchronous communication strategy would
be an attractive strategy if it is possible fine adjust
the load balancing algorithm. In this way the time
taken in barrier communication will be less. Conse-
quently, the communication time would less too.

As theoretical interpretation of the results, we
believe that the synchronous communication strat-
egy in this solution has one drawback: two level-
barrier. The first level-barrier is the synchronous
routine communication. The receive has to waiting
until receive all package. The other level-barrier is
come from conservative time-management algorithm
that blocked the process until all execution condi-
tions are satisfied.
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Fig. 11. Comparison between communication and computing
by using 524288 fishes executed at 16 processors.
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Fig. 12. Comparison between communication and computing
by using 524288 fishes executed at 32 processors.
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Fig. 13. Comparison between communication and computing
by using 524288 fishes executed at 64 processors.

VII. Conclusions and Future work

In this work, we have analyzed the performance
of our cluster-based partitioning approach over asyn-
chronous and synchronous communication strategies.
The main conclusions that can be extracted are:

• We showed that cluster-based partitioning ap-
proach is scalable in both communication strate-
gies.

• The results show that asynchronous communi-
cation strategy has best speedup in comparison
to synchronous communication strategy.

The main objectives for future work are:

• Compare the bulk-synchronous parallel com-
munication strategy with the synchronous and
asynchronous message passing communications
strategies. By reviewing the literature [19] [20]
we have verified that the BSP computing model
can be an alternative to improve performance of
parallel applications.

• Increasing performance of our simulator using
hybrid programing. A lot of fishes are in
the same processors but the communication
between them occurs via MPI. In this case
OpenMP operations would decrease communi-
cation time and computing time.

• Explore the process affinity with purpose of de-
creasing the communication time.
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Solución de múltiples sistemas lineales en
GPUs

J. M. Molero, 1 E. M. Garzón2 I. Garćıa3 E.S. Quintana-Ort́ı4 A. Plaza5

Resumen— Este trabajo se centra en el cálculo,
de forma concurrente, de múltiples sistemas lineales
definidos por matrices densas de una dimensión me-
dia. Se considera una solución basada en la fac-
torización de Cholesky y su implementación sobre
plataformas GPUs. Este tipo de problema algebraico
forma parte de distintos modelos de procesamiento
de señal, y además exhibe distintos niveles de parale-
lismo que pueden ser explotados muy eficientemente
por las GPUs. En este trabajo, como aplicación del
problema, nos centramos en la detección de anomaĺıas
sobre imágenes hiperespectrales, lo que supone una
importante tarea en la explotación de este tipo de
imágenes obtenidas en la observación de la Tierra.
Concretamente, consideramos la versión local del am-
pliamente usado algoritmo RX (Reed-Xiaoli), deno-
tado como LRX, en el que una de sus etapas más
costosas consiste en la solución, para cada pixel de la
imagen, de un sistema lineal cuyas dimensiones coin-
ciden con el número de bandas de la imagen. En este
contexto se describe y evalúa la solución múltiple de
sistemas lineales en GPUs, y se comprueba el factor
de aceleración obtenido con la implementación propu-
esta en este trabajo.

Palabras clave— Factorización de Cholesky, Com-
putación GPU, Detección de anomaĺıas, Imagenes
hiperespectrales , Algoritmo RX.

I. Introducción

LA factorización de Cholesky es un método al-
gebraico ampliamente usado para la resolución

numérica de sistemas lineales de ecuaciones cuya ma-
triz es simétrica y definida positiva (SPD) [1, 2].
Varias implementaciones por bloques de este método
están disponible en gran variedad de libreŕıas al-
gebraicas de uso tan extendido como LAPACK 1,
MKL 2 y recientemente MAGMA3 que incluye una
implementación h́ıbrida CPU-GPU de esta factor-
ización. Cabe destacar que todas estas implementa-
ciones están diseñadas para acelerar el cálculo de una
única factorización aplicada a matrices de grandes
dimensiones [3].

Por otra parte, existen aplicaciones que requieren
un esquema de cálculo diferente, donde es necesario
resolver muchos sistemas lineales independientes de
dimensión pequeña o media. Las operaciones de
álgebra lineal relacionadas con este esquema particu-

1Dpto. de Informática y CEIA3, Univ. Almeŕıa, e-mail:
jmp384@ual.es

2Dpto. de Informática y CEIA3, Univ. Almeŕıa, e-mail:
gmartin@ual.es

3Dpto. de Arquitectura de Computadores, Univ. Málaga,
e-mail: igarciaf@uma.es

4Dpto. de Ingenieŕıa y Ciencia de los Computadores, Univ.
Jaime I, e-mail: quintana@icc.uji.es

5Laboratorio de Computación Hiperespectral, Univ. Ex-
tremadura, e-mail: aplaza@unex.es

1http://www.netlib.org/lapack/
2http://software.intel.com/en-us/articles/intel-math-

kernel-library-documentation
3http://icl.cs.utk.edu/magma/

lar, se identifican como batched en el contexto de la
computación en GPU [4]. Dos niveles de paralelismo
pueden ser explotados en este tipo de soluciones:
(1) el paralelismo de la solución estándar de cada
sistema que está limitado por las dependencias de
datos y el tamaño del problema; y (2) la concurrencia
intŕınseca a la solución de múltiples sistemas lineales.
Existen algunas referencias que analizan la solución
múltiple de sistemas en GPUs [5]. Cabe destacar
que las plataformas GPUs permiten explotar eficaz-
mente ambos tipos de paralelismo si las dimensiones
de los sistemas no son excesivas. De esta forma, si
las dimensiones de las matrices son pequeñas cada
sistema podrá ser resuelto por un hilo de la GPU, si
la dimensión es media será necesario que los hilos de
un bloque colaboren en la solución de cada sistema y
si la dimensión es grande entonces será necesario que
todos los hilos colaboren en la solución de un único
sistema y por tanto el segundo nivel de paralelismo
mencionado no podrá ser explotado en la GPU.

En este trabajo, se analiza una versión CUDA de la
solución de múltiples sistemas lineales de dimensión
media basada en la factorización de Cholesky (en lo
sucesivo, CuBCholS) para GPUs de NVIDIA [6, 7].
Para lo cual, como caso de estudio nos centramos en
una aplicación relacionada con el campo del proce-
sado de imágenes hiperespectrales. Este campo se
caracteriza por trabajar con imágenes de telede-
tección compuestas por cientos de canales diferentes
(correspondientes a diferentes longitudes de onda)
para una área en la superficie de la Tierra. Es-
tos datos suponen enormes posibilidades desde el
punto de vista de la observación de la Tierra, pero su
procesamiento demanda altos requerimientos com-
putacionales. Para hacer frente a estos problemas
con una alta carga computacional, se hace necesario
el uso y el aprovechamiento eficiente de arquitecturas
de alto rendimiento, tales como las actuales platafor-
mas de procesamiento gráfico o GPUs.

En la próxima sección se analizan los aspectos más
importantes de la implementación de CuBCholS en
GPUs. A continuación, la Sección III se centra en el
algoritmo RX local para la detección de anomaĺıas en
imágenes hiperespectrales, usado como un prototipo
de aplicación de la libreŕıa que se propone en este
trabajo. La Sección IV analiza y describe los princi-
pales detalles de la implementación y evaluación ex-
perimental con una tarjeta GPU NVIDIA GeForce
GTX 680, resumiendo la evaluación del rendimiento
alcanzado por CuBCholS en el contexto de la apli-
cación descrito en la sección previa. Para finalizar,
la Sección V destaca las principales conclusiones y
trabajos futuros.
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II. Solución de múltiples sistemas en GPUs
basado en la factorización de Cholesky

Dada una matriz A ∈ Rn×n simétrica y definida
positiva, la factorización de Cholesky calcula la de-
scomposición A = LLT , donde L ∈ Rn×n es trian-
gular inferior, por tanto permite expresar la solución
del sistema lineal Ax = b en la solución de dos sis-
temas triangulares [1].

El siguiente algoritmo calcula la factorización de
Cholesky [8]:

for (i=1; i≤n; i++) {
for (sum=A[i][j], j=i; j≤n; j++) {

for (k=i-1; k≥1; k- -)
sum -= A[i][k]*A[j][k];

if (i = j) {
if (sum ≤ 0.0) error;
p[i]=sqrt(sum);

} else A[j][i]=sum/p[i];
}

}

Una vez que la matriz ha sido factorizada, la ma-
triz triangular L calculada se almacena en dos estruc-
turas, la triangular de A y los elementos diagonales
en el vector p. Con estos elementos, para completar
la solución es necesario resolver sucesivamente dos
sistemas triangulares. Se puede resolver el sistema
lineal por sustitución de la siguiente manera:

for (i=1; i≤n; i++) {
for (sum=b[i],k=i-1; k≥1; k- -){

sum-=a[i][k]*x[k];
}
x[i]=sum/p[i];

}
for (i=n; i≥1; i- -) {

for (sum=x[i],k=i+1; k≤n; k++){
sum-=a[k][i]*x[k];
}

x[i]=sum/p[i];
}

}

En este trabajo, nuestro interés se centra en esce-
narios en los que es necesario resolver cientos o miles
de sistemas lineales densos (SPD) de dimensión me-
dia (concretamente, 50 ≤ n ≤ 500) utilizando la fac-
torización de Cholesky. Por lo tanto, este tipo de
problemas tiene una alta carga computacional, por
lo que se hace necesaria la explotación de platafor-
mas de alto rendimiento.

En este trabajo, se propone una implementación
batched para resolver estos sistemas de forma si-
multánea en una GPU, por lo que se propone crear
una nueva rutina denominada (CuBCholS). Por esto,
se desarrolla este algoritmo que aprovecha los recur-
sos de computación de la GPU para realizar el cálculo
concurrentemente de cientos de sistemas lineales in-

dependientes.

La implementación de la rutina CuBCholS en GPU
explota dos niveles de paralelismo: (1) internamente,
cada sistema se puede descomponer en una serie de
tareas con dependencias entre ellas, y (2) externa-
mente, el cálculo de los sistemas lineales se puede
realizar de forma independiente.

De acuerdo con este esquema, en nuestra imple-
mentación GPU de la resolución de sistemas, cada
bloque CUDA calcula una factorización de Cholesky
y resuelve el sistema correspondiente. De esta forma,
cada bloque de CUDA tiene un tamaño igual al de
las matrices de los sistemas, con lo que cada hilo
realizará las operaciones correspondientes a un ele-
mento de la columna de dichos sistemas, repitiendo el
proceso para cada fila de los mismos con el objetivo
de satisfacer las dependencias de datos existentes.

Cabe destacar que en este contexto, con el obje-
tivo de optimizar la intensidad aritmética del algo-
ritmo [5], se ha expresado la solución de los sis-
temas integrando la factorización de Cholesky con la
solución del primer sistema triangular, de esta forma,
se puede explotar de manera eficiente el uso de la
memoria compartida de la GPU. Para terminar, se
resuelve el segundo de los sistemas obteniendo como
resultado el vector x con la solución.

A continuación, se analiza un caso de estudio en
el campo del procesado de imágenes hiperespectrales
ya que una de las fases que consume mas recursos
computacionales corresponde a la solución múltiple
de sistemas de ecuaciones. Es en este contexto donde
se motiva y evalúa nuestra rutina CuBCholS.

III. RX Local basado en CuBCholS

Una imagen hiperespectral es obtenida por un dis-
positivo de teledetección o sensor hiperespectral y
sus pixeles se caracterizan por incluir información
de un conjunto de bandas o longitudes de onda. A
esta información se le denomina la firma espectral
de cada pixel, la cual caracteriza de forma única al
elemento caracterizado por ese ṕıxel. Nuestro in-
terés se centra en la detección de anomaĺıas en este
tipo de imágenes, lo que trata la identificación, sin
conocimiento a priori sobre la imagen, de un con-
junto reducido de pixeles cuya firma espectral es
anómala cuando se compara con la de los pixeles que
le rodean. Este tipo de procesado es importante, por
ejemplo para la detección de incendios o puntos ter-
males [9,10]. La imágenes hiperespectrales están car-
acterizadas por las dimensiones espaciales en número
de pixeles (l×c donde l representa el número de ĺıneas
de la imagen y c el número de pixeles que componen
cada ĺınea) y el número de bandas de la firma espec-
tral (b).

El algoritmo RX, desarrollado por Reed y Xiaoli,
es un detector de anomaĺıas ampliamente usado que
ha demostrado ser eficaz en imágenes hiperespec-
trales [11, 14]. El algoritmo RX compara la firma
de cada ṕıxel con la del resto de pixeles de la imagen
mediante el cálculo de la distancia de Mahalanobis,
[12]. De esta forma, para cada pixel se asocia un
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valor, δ(x), que representa una valoración de la dis-
crepancia entre la firma espectral del pixel y de las
firmas del resto de pixeles de la imagen.

En este trabajo consideramos la versión local del
algoritmo RX denominada RX local o LRX, descrita
en [13,15,16] que es especialmente adecuado para la
localización de anomaĺıas de pequeñas dimensiones o
sub-ṕıxel. El algoritmo LRX define una ventana de
tamaño κ × κ centrada en cada pixel x, y evalúa la
distancia de Mahalanobis para el ṕıxel central (ṕıxel
bajo estudio) con el resto de la ventana mediante la
siguiente expresión:

δLRX
κ (x) = xT Rκ×κ(x)

−1
x, (1)

donde R es la matriz de correlación, x es la firma
espectral del pixel (es decir un vector de dimensión
igual al número de bandas de la imagen, b).

Teniendo en cuenta esta descripción, el algoritmo
LRX se puede considerar como un proceso iterativo
de tres etapas aplicado a cada ṕıxel de la imagen (x):

1. Cálculo de las matrices de correlación Rκ×κ(x)
[18];

2. Computación del vector intermedio y(x) =
R−1x, con el objetivo de evitar el cálculo de
la inversa de forma expĺıcita, esta etapa puede
es expresada en términos de la solución de
múltiples sistemas de ecuaciones lineales, ya
que para cada pixel se debe resolver un sis-
tema de dimensión b. Las matrices de cor-
relación Rκ×κ(x) son simétricas y definidas pos-
itivas, por tanto la solución basada en la de-
scomposición de Cholesky es la más ventajosa
en términos de coste computacional [1, 8, 17].

3. Cálculo del filtro de salida δ(x) = xT y que aso-
cia un valor positivo a cada ṕıxel cuya magnitud
es proporcional a la probabilidad de que el ṕıxel
forme parte de una anomaĺıa en la imagen. Esta
fase consiste en calcular un producto escalar de
vectores de dimensión b para cada pixel.

Las etapas (1) y (2) requieren recursos computa-
cionales muy elevados, ya que por cada pixel de la
imagen se necesita reservar espacio en memoria para
almacenar una matriz densa de dimensión b y com-
putar cada matriz de correlación, más la solución
del sistema correspondiente. Teniendo en cuenta
las dimensiones t́ıpicas de las imágenes hiperespec-
trales que se procesan actualmente (64 . c . 4096),
la arquitectura de las modernas GPUs ofrecen su-
ficientes recursos para procesar concurrentemente el
algoritmo LRX para los pixeles de una o varias ĺıneas
de la imagen. El kernel GPU de la primera etapa
se estructura de forma que los hilos de cada bloque
colaboran para calcular la matriz Rκ×κ(x), de esta
manera, se activan tantos bloques como pixeles se
procesan concurrentemente. Una vez que se ob-
tienen las correspondientes matrices de correlación
de cada ṕıxel, se ejecuta el kernel CuBCholS para
resolver los múltiples sistemas con esquema similar,
es decir, cada bloque de hilos resuelve cada sistema,
activando de nuevo el mismo número de bloques.

Cabe destacar que en esta aplicación de la rutina
Rκ×κ(x), no es necesario incluir procesos de comuni-
cación GPU-CPU que tanto penalizan el rendimiento
de este tipo de plataformas, ya que las matrices se
calculan en la GPU y se almacenan en su memoria
global.

IV. Evaluación Experimental

La evaluación de CuBCholS se ha llevado a cabo en
una plataforma equipada con un procesador multi-
core Intel Xeon E5640 (2.67 GHz) con 12 GB de
memoria RAM. La GPU que se conecta al sistema es
una tarjeta NVIDIA GeForce GTX 680 (con la arqui-
tectura GK104 también conocida como Kepler) [19],
con 8 multiprocesadores y 192 núcleos por multi-
procesador (dispone de un total de 1536 cores), fre-
cuencia de reloj 1.06 GHz, y 2 GB de memoria global.

Para evaluar el rendimiento de CuBCholS, hemos
considerado una imagen real adquirida por el sensor
AVIRIS, operado por el Jet Propulsion Laboratory de
NASA. La imagen fue tomada el 16 de septiembre de
2001, justo 5 d́ıas después de los ataques terroristas
sobre el World Trade Center. La imagen original está
descrita en [20]. Consideramos unas dimensiones es-
paciales de 512×512 pixeles y 224 bandas, por tanto,
de acuerdo con la notación que hemos introducido
tenemos l = 512, c = 512 y b = 224. Además, a par-
tir de esta imagen también hemos construido otros
tests variando el número de bandas y el número de
columnas con el objetivo de evaluar nuestra rutina
CuBCholS.

La Tabla I muestra los resultados obtenidos
al evaluar la implementación de nuestra rutina
CuBCholS ejecutada en la GPU, frente a una imple-
mentación en secuencial de la misma función usando
un core de la CPU. Para esto y como estudio prelimi-
nar, partiendo de la imagen descrita anteriormente,
la rutina ha sido evaluada para el procesado de una
ĺınea de la imagen, no solo teniendo en cuenta todas
las columnas y todas las bandas de la imagen, sino
también han sido consideradas versiones reducidas
de las imagenes test con distintos valores de colum-
nas (c, número de sistemas a resolver) y de bandas
(b, dimensión de los sistemas).

Aunque los tiempos de ejecución son pequeños, los
resultados de la Tabla I nos muestran que se ha re-
ducido el tiempo de cómputo con un factor de acel-
eración que va desde 10 a 13, 9. Tengase en cuenta
que las imagenes reales están compuestas por cien-
tos o miles de lineas (l), y por tanto el tiempo de
procesamiento para la segunda etapa de LRX es de
varios ordenes de magnitud superior al mostrado en
la Tabla I. Por tanto, CuBCholS supone una mejora
significativa para el algoritmo LRX ya que resuelve la
etapa más costosa dentro del mismo, lo que demues-
tra los beneficios del uso de la rutina CuBCholS sobre
una GPU, y justifica su desarrollo e implementación.

V. Conclusiones

Este trabajo describe y estudia una nueva imple-
mentación de solución de múltiples sistemas lineales
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TABLA I

Tiempo de cómputo (en milisegundos) para las etapas más importantes de LRX, en el procesado de una ĺınea de

la imagen hiperespectral real WTC, usando diferente número de bandas (b) y de columnas (c).

columnas bandas CuBCholS(GPU) Solución Cholesky (CPU) SpeedUp

512

128 36,5 508,3 13,9 ×
160 66,1 685,2 10,3 ×
192 121,9 1501,4 12,3 ×
224 155,6 2030,2 13,1 ×

256

128 18,2 254,4 13,9 ×
160 32,4 342,8 10,5 ×
192 61,2 751,3 12,3 ×
224 84,6 1015,2 12,1 ×

128

128 10,8 127,9 11,8 ×
160 16,1 171,4 10,1 ×
192 31,4 375,6 11,9 ×
224 42,9 507,7 11,8 ×

de dimensiones medias, cuya solución se basa en
la factorización de Cholesky. Esta implementación,
denominada CuBCholS , es especialmente apropiada
para resolver cientos de sistemas lineales definidos
positivos de tamaño medio. En nuestra imple-
mentación, asignamos cada una de las factorizaciones
de Cholesky junto con su correspondiente resolución
del sistema lineal, a un bloque CUDA de la GPU.
CuBCholS es aplicada y evaluada en el contexto de la
detección de anomaĺıas sobre una imagen hiperespec-
tral real, basada en el algoritmo LRX. Los resultados
preliminares muestran la ventaja de usar esta rutina
en términos de rendimiento, incluso con imágenes de
reducidas dimensiones. En este caso, hemos desarrol-
lado una implementación a medida, que cumple con
los requisitos espećıficos que requiere el procesado
de imágenes hiperespectrales, que ha sido el objeto
de este trabajo. Como linea de trabajo futura, se
pretende generalizar esta rutina para que sea válida
para otras aplicaciones que muestren como requisitos
la solución de múltiples sistemas independientes. En
esta linea, se pretende flexibilizar la rutina para que
se pueda adaptar a distintos tamaños de problemas,
de acuerdo con la carga computacional de la apli-
cación y los recursos computacionales disponibles en
la plataforma GPU especifica.
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Arquitectura paralela para la eliminación del
wandering y el ruido en señales ECG fetales

Luis Parrilla1, Encarnación Castillo 2, Diego P. Morales 3, Vı́ctor Unai 4,
Francisca S. Molina 5, Jesús Florido 6 y Antonio Garćıa 7

Resumen— El procesamiento de señales electro-
cardiográficas presenta dificultades derivadas de las
múltiples fuentes de ruido, especialmente en el caso de
electrocardiogramas fetales (FECG). El uso de varios
electrodos para tomar las muestras es una de las posi-
bilidades empleadas para reducir el número de falsos
positivos y negativos en la detección de los distintos
parámetros del FECG. En el caso de utilizar instru-
mentación portátil en consulta, el uso de una proce-
sador único dificulta el procesamiento de las señales
en tiempo real. En este art́ıculo de propone una ar-
quitectura paralela que permite la gestión en tiempo
real de FECGs tomados a partir de varios sensores
para instrumentación portátil.

Palabras clave— ECG, ECG fetal, Wavelets, DWT,
Paralelización.

I. Introducción

LA adquisición de señales electrocardiográficas
(ECG) a través de la piel en humanos pre-

senta varias dificultades relacionadas con las dis-
tintas fuentes de ruido que producen una contam-
inación de las señales ECG. Estos ruidos pueden
tener un origen instrumental y fisiológico [1], y se
ven agravados por la necesidad de amplificadores
de instrumentación de elevada ganancia, especial-
mente en el caso de la medida de ECGs fetales
adquiridas a través del abdomen materno [2]. De
estos ruidos, los más significativos son los produci-
dos por la fuente de alimentación y el wandering de
la ĺınea base (BW). El resto de ruidos pueden pre-
sentar un ancho de banda apreciable y provenir de
procesos estocásticos complejos, generando una dis-
torsión de la señal ECG. El BW y el resto de ruidos
con gran ancho de banda presentan dificultades para
su supresión utilizando hardware analógico, siendo
mucho más eficaces esquemas de procesamiento soft-
ware. Sin embargo, las plataformas hardware deben
de ser el objetivo para conseguir sistemas portátiles
de adquisición y procesamiento de ECGs. Aśı, en
este art́ıculo se estudian los procedimientos para la
implementación hardware de sistemas digitales que
permitan una supresión sencilla de los ruidos de gran
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de Granada, e-mail: encas@ditec.ugr.es.

3Dpto. Electrónica y Tecnoloǵıa de Computadores, Univ.
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ancho de banda mencionados. Una de las posibili-
dades utilizadas en monitorización de FECGs para
mejorar la adquisición de las señales es utilizar var-
ios canales, de manera que se disponga de varias
muestras en cada instante de tiempo que faciliten
el reconstruir todos los eventos que hayan ido suce-
diendo aunque el ruido los haya enmascarado en un
determinado canal. Sin embargo, el procedimiento
estándard consiste en estudiar a posteriori las señales
obtenidas en los distintos canales y realizar una in-
spección visual de las mismas. En el caso de realizar
una monitorización en tiempo real en una consulta,
debe tenerse una señal lo más fiable posible de lo que
está sucediendo en ese momento, y debe ser el instru-
mento el que realice el procesamiento de las señales
de los distintos canales y decida qué debe presentarse
en pantalla para que sea de la mayor utilidad posible.
Esta cantidad de procesamiento es dif́ıcil de man-
tener en tiempo real si se utiliza una única unidad
de procesamiento, que además debe de ser portátil.
En este art́ıculo se propone utilizar una arquitectura
hardware espećıfica que permita realizar un proce-
samiento paralelo de las señales suministradas por
cada canal.

II. Eliminación de ruido en FECGS

La Transformada Wavelet [3] ha demostrado su
utilidad en la eliminación del ruido de baja frecuen-
cia [4]. Teniendo en cuenta que el BW presenta fre-
cuencias entre 0.15 y 0.3Hz, un procedimiento para
la supresión del BW consiste en la aplicación de la
descomposición wavelet hasta un nivel de resolución
en el que la secuencia de aproximación puede cap-
turar el BW, restar esta parte de la señal ECG sin
procesar, y calcular la reconstrucción wavelet. En es-
tas bandas de frecuencia, el nivel de resolución debe
ser tal que la secuencia de aproximación capture las
componentes del ECG para frecuencias menores que
1Hz. Por otra parte, la supresión de ruido medi-
ante wavelets está mostrando una gran efectividad
sin que sea preciso realizar una tratamiento com-
plejo de la señal con ruido [5], al localizar las prin-
cipales propiedades espaciales y de frecuencia de la
señal en un número limitado de coeficientes wavelet.
Además, debido a la ortogonalidad de la transfor-
mada, el ruido blanco se distribuye uniformemente
entre todos los coeficientes de detalle, garantizando
que la contracción wavelet produce una reducción del
ruido, a la vez que se conservan las caracteŕısticas
más pronunciadas (picos del complejo QRS).

Debido a la similitud de las estructuras wavelet
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para la eliminación del BW y del ruido, en este
trabajo se propone la aplicación simultánea de las
dos técnicas, realizando todo el procesamiento en un
solo paso. Con este esquema de procesamiento se
consigue un ahorro importante en los recursos y el
tiempo de procesamiento, facilitando la posterior im-
plementación hardware. Los pasos a seguir para la
aplicación de esta propuesta son los siguientes:

1. Descomposición: Se aplica la la descomposición
wavelet hasta un cierto nivel L, con el fin de

generar los coeficientes de aproximación a
(L)
n

para la captura del BW.
2. Puesta a cero de las aproximaciones: La se-

cuencia de aproximación a
(L)
n se reemplaza por

un vector con todas sus componentes a cero [4].
3. Definición de los umbrales en los detalles: Se

selecciona el nivel M (con M < L) que per-
mita distinguir apropiadamente la presencia de
descargas parciales en los detalles con ruido.
Además, se aplica un umbral según unas termi-
nadas reglas en cada nivel desde i = 1 hasta M ,

a los coeficientes de detalle d
(i)
n para conseguir

una supresión óptima del ruido [5].
4. Reconstrucción: Se calcula la reconstrucción

wavelet basada en la puesta a cero de las aprox-
imaciones en el nivel L, los detalles modificados
en los niveles 1 a M , y los detalles originales de
los niveles M + 1 a L, obteniendo la señal con
el BW corregido y limpia de ruido.

Aśı, mediante una selección adecuada de los
parámetros, es posible obtener una supresión si-
multánea del BW y del ruido, utilizando la técnica
wavelet presentada. La selección de la familia
wavelet debe basarse en la similitudes entre la es-
tructura básica de un ECG y las funciones wavelet
empleadas, y el tipo de procesamiento a realizar.
Según se comentó anteriormente, para eliminar el
BW es necesario elegir un nivel de resolución tal que
la aproximación correspondiente capture las compo-
nentes del ECG menores que 1 Hz. Teniendo en
cuenta que en cada nivel de de descomposición, la
banda de frecuencia de la aproximación se divide por
2, el nivel de descomposición para la eliminación del
BW se puede calcular como:

L = dlog2(F0)e (1)

donde F0 es la máxima componente en frecuencia de
la señal. Por otra parte, el máximo nivel para el um-
bral de detalle, M , depende varios factores como el
SNR de la señal original, o la frecuencia de muestreo.
El nivel de ruido es significativo en las subbandas de
alta frecuencia del detalle, mientras que la mayoŕıa
del espectro de enerǵıa se encuentra en las subbandas
de baja frecuencia [5]. Por tanto, si se desea evitar
la pérdida de componentes cĺınicamente relevantes
de la señal, tales como morfoloǵıas del PQRST, sólo
deben tratarse las subbandas de alta frecuencia del
detalle para la supresión del ruido.

Existen varios métodos para determinar el umbral
ĺımite [5], pero aqúı se considerarán aquellos que sean

más apropiados para su implementación hardware
por su complejidad de cálculo, recursos necesarios,
retardo, etc. Concretamente, algunos umbrales que
pueden resultar aplicables son los siguientes:

• Umbral universal

Thun =
√

2 · logN (2)

• Umbral exponencial

Thexp = 2( i−M
2 )
√

2 · logN (3)

• Umbral minimax [6]

Thminimax = 0.3936 + 0.1829 ·
(
log(ni)

log(2)

)
(4)

donde N es la longitud de la señal, y ni representa el
número de coeficientes en cada nivel i = 1, ...,M . En
principio, el cálculo de estos umbrales requiere de op-
eraciones como la raiz cuadrada o el logaritmo, que
pueden necesitar de algoritmos espećıficos en punto
fijo para su implementación hardware. Sin embargo,
para una longitud prefijada de la señal, N , es posible
precalcular el número de coeficientes en cada nivel,
ni. Aśı, en nuestro modelo se utilizan umbrales pre-
calculados desde N y M , sin que exista ninguna otra
dependencia de la señal a limpiar. La siguiente ex-
presión para estimar la varianza del ruido:

σi = media
(∣∣∣d(i)n

∣∣∣
)
/0.6745 (5)

permite elegir entre reescalado simple o multiple
[7]. El reescalado no se puede precalcular porque
depende de los detalles, pero las operaciones a re-
alizar presentan mucha menor complejidad que otras
aproximaciones de la varianza.

III. Modelado en punto fijo para
implementación harware

Utilizando las técnicas presentadas en la sección
anterior, se han desarrollado modelos software para
los procedimientos de supresión de BW y ruido en
señales ECG basados en la DWT. Los modelos soft-
ware permiten realizar un análisis y ajuste rápido
de los parámetros, aśı como una evaluación de las
técnicas desarrolladas, mientras que la traslación de
estos modelos a aritmética de punto fijo permite
replicar el funcionamiento de las implementaciones
hardware y analizar parámetros tales como el trun-
cado, numero de muestras de la ventana de datos,
frecuencias de muestreo, etc. Para el modelado en
punto fijo, la tarea más importante a realizar es la
determinación de las longitudes de palabra a uti-
lizar en las distintas variables involucradas en el sis-
tema de procesamiento. Por otra parte, se nece-
sitan dos módulos espećıficos para el cálculo de la
DWT y la transformada inversa (IDWT), que deben
diseñarse para obtener las mejores prestaciones con
la wavelet concreta que se vaya a utilizar. Los re-
cursos que se precisan para el modelado hardware,
son básicamente una lógica de control y una serie de
registros. Los filtros paso-baja y paso-alta necesarios
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se modelan utilizando bancos de filtros FIR y estruc-
tura directa, mientras que el número de etapas queda
determinado por la función wavelet.

IV. Parámetros de entrada

A continuación se detallan brevemente los
parámetros de entrada para el modelo de supresión
simultánea de BW y ruido:

• Función Wavelet : El modelo de punto fijo pro-
puesto permite la utilización de diversas familias
wavelet como son: Daubechies, Coiflets, Sym-
lets, Biorthogonal y Reverse Biorthogonal.

• Niveles de descomposición L y M : Nuestro mod-
elo calcula automáticamente los niveles de de-
scomposición para la eliminación del BW según
la ecuación (1). Sin embargo, defido a la di-
ficultad de establecer a priori el nivel máximo
óptimo M para aplicar los umbrales de detalle,
el modelo permite elegir este parámetro.

• Umbrales y reescalado: Sólo se han considerado
los umbrales con bajo costo computacional. El
modelo propuesto incluye la posibilidad de ele-
gir uno de los tres umbrales definidos anterior-
mente: universal, exponencial o minimax.

• Reglas de aplicación de los umbrales: El modelo
permite seleccionar si se utilizan umbrales soft
o hard. Las operaciones necesarias de pueden
implementar fácilmente en aritmética de punto
fijo.

V. Implementación hardware

El modelo de punto fijo propuesto se ha imple-
mentado usando VHDL sobre FPGAs de Xilinx. El
diagrama de bloques general de la arquitectura pro-
puesta puede verse en la Fig. 1. La arquitectura
se ha diseñado para la realización de aplicaciones
en tiempo real basadas en la adquisición y proce-
samiento de ventanas de datos ECG de n-muestras.
La implementación consta de los siguientes bloques:

• Buffer de entrada-RAM de descomposición.
Este bloque se utiliza para la adquisición y
procesamiento de cada una de las ventanas de
datos ECG. Consta de dos memorias, llamadas
buffer de entrada y RAM de descomposición. El
buffer de entrada almacena la ventana de datos
muestreados en una pila. Esta ventana de datos
se copia en la RAM de descomposición, que se
va refrescando con los coeficientes obtenidos a
partir del bloque de descomposición wavelet. Se
evitan aśı conflictos en los instantes de tiempo
en los que la ventana de datos se está procesando
y a la vez se produce la adquisición de los datos
de una nueva ventana de datos.

• Procesador wavelet. Este módulo constituye un
bloque IP que implementa las operaciones de
descomposición y reconstrucción para la DWT.
El bloque consiste en tres unidades de control,
dos bloques de procesamiento y una FIFO. Las
primeras dos unidades de control permiten con-
figurar los bloques de descomposición y recon-

Fig. 1. Diagrama de bloques de la arquitectura propuesta

strucción, mientras que la tercera unidad de con-
trol permite la sincronización de los dos bloques
de procesamiento y el control de los accesos a
memoria.

• RAM de detalle. Cada una de estas memorias se
utiliza para almacenar los coeficientes de detalle
de cada uno de los niveles de descomposición.
Puesto que se necesitan L niveles de descom-
posición wavelet, se precisan de L RAMs de de-
talle. El acceso a estas memorias se producirá
durante el proceso de reconstrucción para ac-
ceder a las L secuencias de detalle.

• Memoria de reconstrucción. La señal reconstru-
ida en cada nivel se almacena en esta memoria
para ir siendo procesada por el bloque de recon-
strucción. Cuando el proceso de reconstrucción
termina, se almacena la señal procesada en esta
memoria.

• Bloque procesador. El procesador permite im-
plementar las operaciones de control necesarias,
seleccionar los parámetros involucrados en la
supresión del BW y el ruido, calcular los de-
talles modificados, aplicar el procesamiento pro-
puesto para la eliminación del BW y el ruido
y gestionar la visualización de la señal proce-
sada. Este bloque integra un sistema compuesto
por un microcontrolador, una memoria ROM,
una memoria RAM, un controlador LCD para
la representación en tiempo real, puertos de en-
trada/salida, interfaz para los accesos de de-
scomposición y reconstrucción y la lógica re-
querida para la conexión entre estos módulos.

VI. Resultados para el algoritmo de
eliminación de ruido

Para estudiar la supresión BW junto con la elimi-
nación del ruido de forma simultánea, el mejor pro-
cedimiento es la inspección visual ante la dificul-
tad de definir parámetros cuantitativos. Se uti-
lizaron las bases de datos DaIsy Dataset [8] y Phys-
ionet Dataset [9] para evaluar el procedimiento de
supresión simultánea de BW y ruido. Las moni-
torizaciones de Physionet Dataset son de la base de
datos Non-Invasive Fetal ECG Database incluyendo
dos canales torácicos y cuatro abdominales muestrea-
dos a 1kmps y una longitud total de 60 segun-
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Fig. 2. Canal 4 de la base de datos DaIsy, BW estimado y
señal con BW y ruido corregidos

dos. Para estas señales, los parámetros selecciona-
dos fueron: función wavelet db6, M = 3, umbral
universal, regla soft, reescalamiento simple para la
DaIsy dataset, y reescalado m´ultiple para la Phy-
sionet Dataset. La Fig. 2 incluye los resultados
obtenidos para el canal 4, donde se muestra la señal
original el BW estimado, y la señal corregida en BW
y ruido. En la Fig. 3 se incluyen resultados para el
canal 1 (a) y el canal 2 (b). Finalmente, la Fig. 4 se
muestra un ejemplo de resultados para la señal ecgca
746 de la base de datos Physionet Dataset incluyendo
el detalle de uno de los complejos QRS fetales antes
y después de su procesamiento. Estas figuras mues-
tran que en todas estas señales se ha corregido el
BW y se ha eliminado el ruido, reteniendo las princi-
pales caracteŕısticas de la señal ECG abdominal, aśı
como los complejos QRS fetales, de gran importancia
para futuras extracciones de parámetros de utilidad
diagnóstica [10].

VII. Paralelización del procesado para
ECG

Una de las técnicas utilizadas para mejorar la de-
tección de los parámetros en electrocardiogramas
consiste en usar varios sensores para capturas las
señales, disponiendo as̀ı de varios canales. A partir
de las señales capturadas en los diversos canales, el
médico puede seleccionar en cada instante de tiempo
el canal que presenta menos problemas de ruido para
extraer los parámetros caracteŕısticos. En todo caso,
este estudio se realiza a posteriori, analizando las
señales capturadas. El objetivo planteado en este
art́ıculo es que sea el propio instrumento el que selec-
cione la mejor señal en cada momento y presente en
pantalla el electrocardiograma en las mejores condi-
ciones posibles para poder efectuar un diagnóstico
en consulta y en tiempo real. Para ello se propone
procesar de forma paralela las señales de cada uno
de los canales, y a partir de las señales ya limpias de
BW y de ruido, decidir qué se presenta en pantalla
para una mejor ayuda al diagnóstico.

A. Parámetros para la paralelización

El tamaño de la ventana de datos, seleccionado en
función del número de niveles necesarios en la de-
scomposición wavelet, es el que va a determinar el

(a)

(b)

Fig. 3. Señales de los canales 1 y 2 de la base de datos DaIsy
y señal con BW y ruido corregidos

(a)

(b)

Fig. 4. Canal 1 abdominal, señal ecgca 746 de la base de
datos Physionet, BW y ruido corregidos (a) y detalle de
la señal (b)
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Fig. 5. Diagrama de bloques de la arquitectura para proce-
samiento paralelo de los canales

tamaño de grano para el procesamiento paralelo. De
esta forma, en la arquitectura paralela propuesta, se
va a tener un procesador wavelet por cada uno de
los canales, que realizará las tareas de supresión del
BW y del ruido para la ventana de datos que se esté
procesando en ese momento. Una vez completada
esta tarea, el gestor de comunicaciones almacenará
la ventana de datos, ya procesada, en la memoria
RAM correspondiente a cada uno de los procesadores
wavelet. A continuación el nodo central (procesador)
calculará para cada uno de los puntos a presentar y/o
registrar, qué valores son los más adecuados, según
el algoritmo de decisión que se propone en la sección
siguiente. La Figura 5 muestra la arquitectura pro-
puesta.

B. Algoritmo de decisión

El algoritmo de decisión debe decidir en cada in-
stante de tiempo cual es el valor más adecuado para
ir presentando en pantalla y registrando como re-
sumen del ECG fetal obtenido. Se proponen dos al-
goritmos para ello:

• Cálculo de la media. Como primera posibili-
dad, se puede utilizar la media de los valores
obtenidos para cada canal, después de haber
procesado y normalizado las señales adquiridas.

• Agrupación por desviación t́ıpica. En principio
la media puede dar buenos resultados, especial-
mente si el número de canales es grande. Sin
embargo, si hay pocos canales, y se producen
artefactos de gran magnitud en alguno de ellos,
la media puede no ser el mejor estad́ıstico. EN
estos casos se propone un algoritmo sencillo que
no requiere de elevados tiempos de ejecución,
que a su vez es paralelizable, y que además se
puede implementar en hardware. La idea es cal-
cular las medias y las desviaciones t́ıpicas dos a
dos de los distintos canales. Suponiendo que los
valores más próximos entre śı deben de ser los
correctos, se selecciona la pareja de canales con
menor desviación t́ıpica y se obtiene como rep-
resentación la media de ambos. Como sólo in-
teresa ordenar las medias por desviación t́ıpica,

(a)

(b)

Fig. 6. Canales abdominales 1 a 4, señal ecgca 746 de la
base de datos Physionet, originales (a) y después de su
procesamiento y escalado (b)

se pueden calcular las varianzas en su lugar, re-
quiriendo aśı menos recursos de cálculo

En la siguiente sección se muestran los resultados
obtenidos al aplicar estos dos algoritmos a distintas
señales.

VIII. Resultados para el procesamiento
paralelo multicanal

Para comparar los resultados obtenidos por los dos
algoritmos se han utilizado las señales ecgca 746 y
840 de la base de datos Physionet Dataset. En la
Fig. 6 (a) se muestran las señales sin procesar de los
cuatro canales torácicos de la ecgca 746, y en la (b)
esos cuatro canales procesados. La Fig 7 (a) presenta
la señal obtenida a partir de la media de los cuatro
canales, y la (b) el resultado usando el algoritmo de
agrupación por desviación t́ıpica. En la Fig. 8 (a)
y (b) se muestran estos mismos resultados para la
señal ecgca 840.

En ambos casos se observa que el uso de la media
proporciona una señal más suavizada que resulta de
mayor utilidad para la observación en tiempo real.
No obstante, la señal obtenida a partir de la media
de los datos con menor desviación t́ıpica, conserva
más picos y caracteŕısticas de la señal que pueden
proporcionar más información en un análisis poste-
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(a)

(b)

Fig. 7. Procesamiento conjunto de los cuatro canales de
la ecgca 746 usando la media (a) y el agrupamiento por
desviación t́ıpica (b)

(a)

(b)

Fig. 8. Procesamiento conjunto de los cuatro canales de
la ecgca 840 usando la media (a) y el agrupamiento por
desviación t́ıpica (b)

rior de los datos registrados. En todo caso se ob-
tiene un resumen instantáneo de la señal obtenida

por los cuatro canales, reuniendo la información que
proporcionan todos ellos en una sola gráfica, sin que
se pierda ninguno de los picos correspondientes a las
señales electrocardiográficas.

IX. Conclusiones

En este art́ıculo se ha presentado un sistema para
la eliminación del ruido en señales ECG que intro-
duce la novedad de realizar de forma simultánea
mediante procesamiento wavelet, la eliminación del
BW y del ruido, con una considerable reducción de
los recursos hardware a utilizar. El modelo per-
mite su ajuste utilizando diferentes parámetros per-
miten adaptarlo a las caracteŕısticas espećıficas de
la señal ECG a estudiar. Los resultados presen-
tados para señales ECG sintéticas validan el pro-
cedimiento. Asimismo, se ha propuesto una arqui-
tectura paralela que permite el procesamiento en
tiempo de real de varios canales simultáneamente,
obteniendo una gráfica resumen de todos los canales,
útil para el desarrollo de aplicaciones ECG portátiles
para usar en consulta.
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Autonomous image segmentation method
using a Spartan 3 and a Spartan 6 FPGAs

J. M. Montañana, 1 D. Sanchez-Beńıtez, 2 and J. M. de la Cruz 3

Resumen— In this paper, we describe an implemen-
tation of a segmentation method. Also results when
implementing it on two different generations of Xilinx
Spartan FPGA are shown.

The design is based on processing only with hard-
ware without using any processor with a sequential
program. Such purpose was based on provide for
future works a small portable autonomous system,
which will work without need any communication
with a base station, but at same time process video
with a low power consumption.

Palabras clave— vision application, segmentation,
FPGA, parallel processing, reconfigurable logic.

I. Introduction

THE image processing objective in this paper is
a segmentation method. Typically, a segmen-

tation process, used by many the vision application,
consists of extracting features or regions from an im-
age. In particular, we will use it to slice the image
into regions based on the luminance on each pixels.

Figure 1 shows an example of the use of segmen-
tation, which can be useful for locating an object in
the image.

There are been published a large number of image
segmentation algorithms, for instance [18], [19], [20],
and different algorithm libraries that can be found
on software like MATLAB, PhotoShop or OpenCV.
However, we require a fast method. But, we also
require it be simple because we need that it fits in-
side a single FPGA with other modules that we are
developing.

In particular, We are interested to build a segmen-
tation process for identifying a particular logo de-
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plutense de Madrid, e-mail: davisanc@fis.ucm.es

3Dpto. de Arquitectura de Computadores, Univ. Com-
plutense de Madrid, e-mail: jmcruz@fis.ucm.es

Fig. 1. Example of segmentation of an image.

Fig. 2. Specific logo to be segmented, which patent is pending
to be solved.

signed in our research department, and distinguish it
among any other possible objects in the image. Such
logo can be shown in the figure 2 which is currently
in process of being patented.

The simplicity on colours of the figure 2 allows to
implement a simple and fast segmentation process
based on binarizing previously the image captured
from the camera. The binarization process, that we
applied consists in this paper, on assign a value to all
image pixels which brightness exceed a critical value,
and assign every other pixel to the other value.

II. Related work

Shape optimization is at the core of several com-
puter vision problems, and image segmentation is
part of it. Algorithms usually used when facing the
problem are level set methods [24], [27], graph cuts
[25] and convex relaxation [23]. When dealing with
scene recognition and analysis, a possible approach
is the interactive motion segmentation. [26] takes
this approach and propose to use spatially varying
affine motion model parameter distributions com-
bined with minimal guidance via user drawn scrib-
bles. Several algorithms and generalized techniques
have been developed as part of image segmentation,
but the simplest might be the threshold method,
based on a selected threshold to gray-scaled images
before being binarized. Obviously, the value chosen
as the threshold is a key point in the success of the
technique.

In this paper we are interested in the recogni-
tion of an specific pattern. Pattern recognition tech-
niques are concerned with the theory and algorithms
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of putting abstract objects, e.g., measurements made
on physical objects, into categories.

III. System design and architecture

In this section we describe the implemented sys-
tem. Notice that the video will be processed entirely
in the autonomous system, without requiring to use
a computer process.

The components used on the system are shown in
the figure 3. Where we can see a low cost camera,
which will provide the video to be processed. The
video signal will be sent to a processing element, in
our case will be done on a spartan FPGA. The last
element will be a screen, where we can see the ac-
quired video, and its status at each processing stage.

The complete system of camera, and the FPGA
board looks like 4.(a) and 4.(b) when using the spar-
tan3 board, and the spartan6 board, respectively.

The camera contains a image sensor, which con-
sists on an array of sensors cells on a chip. Figure 6
shows an example of the structure of a CMOS cam-
era sensor. Where each pixel of the image is captured
at same time on the sensor cells on the array. The
data for each image pixel is provided in a sequential
way due to the limited number of pins on the sensor
chip and the large number of pixels in the image.

Fig. 6. Structure of a CMOS image sensor.

The second actor is the processing element is
the FPGA. The reason because we choose to use a
FPGA, is because its architecture allows to imple-
ment hardware parallel designs defined by the user.
But also flexibility in the development of image pro-
cessing algorithms, since it can be modified an un-
bounded number of times1. Actually, many research-

1Unbounded number of load times in the FPGA from a com-
puter or from the board flash memory, however the board flash
memory could be updated up to 100.000 times.

Fig. 3. Different elements in the final system are sensors, a
processing element and some response elements.

(a)

(b)

Fig. 4. Spartan boards,(a) with Spartan 3, and (b) with
Spartan6.

Fig. 5. The complete experimental system, composed by the
screen, process board and camera.

ing and commercial applications used them for video
processing.

In the figure 7 shows a simplified structure of a
Spartan FPGA[21]. The structure consists of a pro-
grammable bidimensional network for interconnec-
tion components such input-output (IOBs), config-
urable logic (CLBs), and RAM blocks.

The CLBs, In the case of the Spartan FPGAs, con-
tains two slices which contains each one four logic-
function generators (LUTs) and 8 Flip-Flops (FFs),
some may also contain shift registers, multiplexers,
distributed RAM and/or some additional logic [21].
(Vendors provide information about the amount of
CLBs and its characteristics on the FPGA chip data-
sheets).

Actas de las XXIV Jornadas de Paralelismo, Madrid (Madrid), 17-20 Septiembre 2013

JP2013 - 418



Fig. 7. Simplified structure of a Spartan FPGA.

Figure 8 shows the interconnection structure
among some modules in the design. The figure shows
the data path from the camera trough a sequence of
modules up to be stored in the RAM memory. At
same time the graphic controller will show on the
screen the processed image.

The system can store the image on RAM mem-
ory after be processed on any of the modules. The
purpose to make possible to show the intermediate
results on the screen, for confirming the correct func-
tion of each module. In particular, such intermediate
results are the original image, the result of its bina-
rization, and final result of the segmentation.
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Fig. 8. System structure build inside the FPGA.

The novelty on this document, is the development
of a fast segmentation module. The module has low
memory requirements, just only store 2 values for
each pixel line, and one additional value for each
possible area. The first value is one bit, which corre-
sponds to the binarized image (referred as bit Array
B on figure 9). The second of those values are a in-
termediate Code (referred as Array C in the figure
9), and the last value is the final result colour value
of the segmentation (referred as Array S in figure 9)
for each area code.

Array S

Array B

Array C

11 1 1

1 1

0 0

0

1 1 4 5

1 1 1 2 2 2 3 3 3 3 3 3

1 1

1

to the segmentation module
It is a bit entrance 

Binarized pixel values 640x1 bit array (each box stands for one bit)

This value will be obtained before
next clock signal rise up

Colours asigned to each area 256 x 8 bit array (each box stands for 8 bits)

Asigned area Code 640 x 2 x 8 bit array(each stands for 8 bits)

Fig. 9. System structure build inside the FPGA.

UPDATE PROCESS OF THE ARRAY C:
The segmentation process compares the binarized

pixel value with the previous pixel in the same line.
Some entries on the arrays will be updated depending
on the case of their relation from the next list:

• the pixel is equal to the previous one: We as-
sign the same code value on the Array C as the
respective value for the previous pixel,

• in other case: We assign the code value on the
Array C for the previous pixel PLUS ONE,

UPDATE PROCESS OF THE ARRAY S:
The Array S will be updated in parallel to the up-
date process of the arrays B and C. The new values
will depend on the binarized values of the pixel, the
previous pixel in the same line, and the upper pixel
on the previous line. Only one entry is updated on
the array S depending on the first possible case of
next list:

• the pixel is equal to the upper one in the previous
line: We assign the same value on the Array S
as the respective value for the upper pixel in the
previous line, for the area code to be assigned
for this pixel in the array C,

• when the pixel is different to the upper one in
the previous line, but equal the previous one in
the same line: We not update any entry on the
array S.

• in other case: We assign a new area code not
used before in the image to the new code area
that we assign for this pixel in the ARRAY C.

Notice, that the number of pixels in the screen is
big even in low resolution sensors, this will make the
code area could reach big values. Therefore, increas-
ing the number of bits for the code area values will
make the size of Array C increase too.

Notice also that we not need to access any other
data previous to the last line.

Then, a nice solution consist on use odd code val-
ues for the odd lines, and even code values for the
even lines. In such way, start from the smaller even
or odd value each time that will start to process a
even or odd line, respectively. This guarantee that
never be needed more code areas then twice the num-
ber pixels in one line (all those values only used in
the worst case, when all pixels are different to every
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TABLE I

Experimental results of the proposed method on a spartan3 and a spartan6 boards.
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of their neighbours).
The last memory array, referred as array S in figure

9, contains the final colour value for each area code.

IV. Experimental results

The Figure I shows results after each process mod-
ule for one experiment on each board. The figures
on the left side, shows results obtained when using
the spartan3 board, and the results on the right side
when using the spartan 6 board. The three images
for each board shows an instant captured image, the
respective binarized result, and its respective seg-
mentation result.

The results on the spartan3 board, at this moment,
shows some noise over the image. Such noise makes
that the segmentation of the image not be success-
fully done. It is because the noise in the capture

image divides the areas into different smaller areas.
We suppose, after many experiences, that those

noises may be from the physical connection from the
camera to the FPGA Board. We detect, on the prac-
tical experiences, that amount of noise changes when
plugging again the camera to board.

The spartan6 board offered perfect and clean re-
sults at every stage of the system. We never detect
any noise from the camera signal at any experiment
when using the spartan 6 board. Thus, we should
recommend to use board connectors such in the spar-
tan6 board rather than the connector present in the
spartan3 board.

V. Conclusions

The developed design works successfully on the
Atlys spartan6 board, however it needs some im-
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provements, related to time constrains, for make it
working correctly in the spartan3 board.

Focusing on the design loaded on the spartan6
board, shows a a delay of only one pixel line delay
from the capture device to the final processed output,
regardless of the camera resolution. Such processing
time is faster than any of our requirements, and al-
lows a real time processing required in our projects.
In particular, the camera was providing a resolution
of 640x480, and the working frequency on the cam-
era was about 20 MHz, which means that one line
delay is 32 µ seconds.

In case of require faster processing, we can replace
the camera by a faster one, since the bottleneck is on
this component. We should refer that the logic in the
FPGA can be able to process on few nano seconds.

Alternatively, we can consider to compose a larger
image sensor joining multiple cameras like the used
in this project.

Notice that this cameras allow to provide exter-
nally their pixel capturing frequency from a working
range, as we already done on this work. And spec-
ify the starting time to capture of the images, which
easy to compose such multiple sensor camera and the
parallel processing of the images from them.
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Performance Analysis of the Multi-pass
Transformation for Complex 3d-Stencils on

GPUs
S. Tabik 1, L. F. Romero 1, E. L. Zapata 1

Abstract— Complex iterative 3d stencils based on a
series of multiple simpler stencils with different com-
putation intensities cannot be handled properly using
standard techniques on the GPU. This work demon-
strates that decomposing these kind of stencils into a
sequence of up to a specific number of simpler stencils
and further optimizing each individual kernel provides
the best overall performance. We focus on the family
of PDE-based denoising methods, which can be refor-
mulated as sequence of multiple stencils-based tasks.
The performance results and analysis show that there
exists an optimal level of splitting-coalescence of these
stencils-based tasks that reaches the best compromise
between better use of fast-memories and higher con-
currency.

Palabras clave— complex stencils, decomposing-
coalescing tasks, GPU accelerators, multi-pass opti-
mization.

I. Motivation and Related Works

THERE exists a large number of works that fo-
cuses on optimizing naive 2d and 3d stencil ker-

nels on multi-core and many-core systems. These
works can be divided into two classes. The first class
focuses on applying transformations such as ghost-
zone, time-tiling, or a mix of both [9], [7], [5]. While
the second category focuses on building auto-tuning
environments which determine the subset of opti-
mizations that improves the performance of the sten-
cil on each specific architecture [3].

Using ghost-zone optimization, which implies en-
larging the size of the halo and performing redun-
dant computation, reduces communications between
tiles on the GPU but only for iterative 2d stencils
with low computation intensity [7], [9]. Time tiling,
which consists of tiling the matrix along the time di-
mension, enhances data locality but again only for
simple memory-bound iterative 2-d stencil codes [5],
[9].

All these standard optimizations are essential to
improve the performance of very simple stencils but
they do not require or simply are not applicable to
complex stencils, such as iterative compute-intensive
3d-stencils.

On the other hand, the multi-pass optimization,
which consists of decomposing the CUDA-kernel into
multiple CUDA-kernels, has not been analyzed in a
wider context. There exist few works in the litera-
ture that employed this optimization to improve a
specific application. Indeed, none of them has an-
alyzed at what extent it is beneficial to the perfor-
mance for a whole family of algorithms. For instance,

1Dpto. de Arquitectura de Computadores, Univ. Malaga,
e-mail: stabik@uma.es

Lee et al. claimed that applying two-passes ap-
proach to a memory-bound neuroimaging algorithm
increases concurrency. While, Abdelfattah et al. [1]
used two-passes optimization to separate two stages
with different computation patterns in the symmet-
ric matrix-vector product code.

The main contributions of this work are: 1) Un-
derstanding when the multi-pass optimization can be
beneficial to complex stencils representative of PDE-
based denoising methods and 2) presenting an inter-
esting pattern of PDE-denoising methods that sub-
stantially helps optimizing them for both many and
multi-cores.

II. PDE-denoising methods: Complex
Stencils

Denoising algorithms are essential tools in im-
age processing in many bioimaging modalities. The
most sophisticated and powerful methods are those
that solve Partial Differential Equations (PDE). This
family of algorithms, like for instance the ones de-
scribed in [2], [4], [6], apply an iterative sequence
of mathematical kernels, formulated as stencils with
different computation intensity, where the input im-
age is partially or entirely read and updated several
times during each denoising iteration till obtaining
the final filtered 3d-image after a total number of
about 60 to 100 iterations.

A. A Case Study: Anisotropic Nonlinear Diffusion
Algorithm

For simplicity, let’s focus on a particular case
study, the Anisotropic Nonlinear Diffusion (AND)
algorithm to understand the features of the consid-
ered family of methods. AND-algorithm can be for-
mulated as a stream of four stages, where the noisy
image travels through these four methods of different
data dependencies, data access patterns and arith-
metic intensity. That is, each single iteration consists
of:

• First a Gaussian smoothing is applied to the ini-
tial 3d-image. Each pixel is updated using a con-
volution along the X-, Y- and Z-axes, i.e., using
the six nearest neighbors. The update of each
pixel needs 12 flops (6 reads+1 write). Which is
comparable to a 7-points stencil read from and
wrote to the 3d-image as shown in Figure 1(a).

• Then, the structure tensor, ST, of the obtained
3d smoothed image is calculated. Each pixel
of ST, which consists of a structure of 6 floats,
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Fig. 1. (a) 7-point stencil, i.e., each pixel needs 7 nearest neighbors including itself to be updated. (b) 19-point stencil, i.e.,
each pixel needs 19 nearest neighbors to be updated.

is calculated using its corresponding six nearest
neighbors from the smoothed image. The data
access pattern is a 7-points stencil read from the
3d-image of size Nx ·Ny ·Nz and wrote to ST of
size Nx · Ny · Nz · 6.

• Afterwards, the Diffusion Tensor, DT, is calcu-
lated. Each pixel of DT is calculated by cal-
culating the eigenvalues and eigenvectors of the
corresponding symmetric 3x3-matrix using the
iterative Jacobi method. The elements of the
symmetric 3x3-matrix are initialized using the
values of the corresponding ST pixel. This is
comparable to 1-point stencil read and wrote to
ST. This stage is clearly compute intensive.

• Finally, each pixel of the 3d-image is updated
using 7 neighbor points from ST and 19 neighbor
points from the 3d-image. Which is a multiple
7-points and 19-points stencil that reads data
from the 3d-image and ST and writes the result
in the 3d-image. Updating each pixel of the 3d-
image needs 26 reads, one write and 68 flops.

III. Splitting-Coalescence of Stencils on
GPU: Multi-pass Approach

Commonly, parallel computing PDE-based meth-
ods on clusters of muli-processors employs the SPMD
model, where each processor denoises its own 3d-
block of the image during the whole iterative process.
At the end of each iteration processors that work on
neighbor blocks intercommunicate their halos [10].

An intuitive CUDA implementation of this fam-
ily of methods can consider either encapsulating the
whole complex stencil into one pass or splitting it
into multiple passes. The performance of the one
kernel version can be delimited by the smaller size of
faster memory resources during the kernel execution
while the multiple kernels version may be penalized
by higher scheduling overheads and traffic between
off-chip and on-ship memories, which is necessary for
inter-kernels communication. However, more com-
binations can be also considered by merging differ-
ent successive stencils, 2’-passes and 3’-passes. One

of the objectives of this work is to analyze to what
extent one should split or coalesce these stencils to
obtain the best overall performance on GPU accel-
erators.

We developed six implementations of AND-
method by spiting it into one-, two-, three- and four
passes. Applying two- and three-passes optimization
has two possible versions. Stencil computation is
performed along the z-dimension using space-tiling.
First, the 2D tiles and necessary halos are loaded into
the shared memory, where each threadblock com-
putes its corresponding output 2D tile, similar to the
strategy employed in [8]. Here is a brief description
of each implementation.

• The 1-pass approach, encapsulates the whole
method, Gauss smoothing, structure tensor cal-
culation, diffusion tensor calculation and, the
PDE solution, i.e., Gauss+ST+DT+PDE, into
one pass. Updating one 2D tile of the output 3d-
image needs to upload to shared memory 4 tiles
from the original image (i.e., the corresponding
input tile + 3 halos) and 3 tiles of ST (i.e., the
corresponding ST tile to be calculated + 2 ST-
tile-halos). Recall that three tiles of the original
3d-image are required to compute one ST tile.
The 2d-tiles with Z = 0 and Z = Nz of the
output 3D-image and ST are calculated using a
mirroring operation of the 2D-plan with Z = 2
and Z = Nz − 2 respectively.

• The 2-passes implements Gauss+ST+DT in one
pass and PDE in a second pass. The first pass
updates each ST-tile using 1 tile of the input
3d-image; the halo pixels are uploaded into reg-
isters. The PDE pass needs one ST-tiles and 3
tiles of the input 3d-image; the halo pixels are
uploaded into registers.

• The 2’-passes implements Gauss+ST in one pass
and DT+PDE in a second pass. The first pass
updates each ST tile using one tile of the input
3d-image; the halo pixels are uploaded into reg-
isters. The DT+PDE pass needs 3 ST-tiles and
4 tiles of the input 3d-image.
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Fig. 2. Pattern of one AND-method iteration: A sequence of four stencil-based stages (in pink color). Gauss() smooths the
image, ST() computes the structure tensor, DT() computes the diffusion tensor and PDE() update the image

• The 3-passes version implements Gauss+ST in
a first pass, DT in a second pass and, PDE in a
third pass. The first pass needs to upload into
shared memory one 2D-tile of the input image
and one tile of its corresponding ST tile; the halo
pixels are uploaded into registers.

• The 3’-passes approach implements Gauss in a
first pass, ST+DT in a second pass and, PDE
in a third pass. The ST+DT pass needs one tile
of 3d-image and one ST-tile.

• Finally, the 4-passes version implements each
single stage into one single kernel. Gauss pass
needs one 2D-tile of the input image. ST pass
needs one tile of ST and one tile of the 3D-image.
DT pass needs only to update one ST tile.

IV. Experimental Results and Discussion

This section provides and discusses the perfor-
mance results of the AND-complex stencil when
decomposed into one, two, three and four sim-
pler stencils, each pass is encapsulated into one
CUDA kernel, and its comparison with the Pthreads-
implementation described in [10]. The evaluations
of the CUDA-implementations, written in CUDA
C v4.0, were carried out on a single Fermi C2070,
with 14 multiprocessors, 448 cores, 48 Kb of shared
memory, 32768 registers per block and 1.25 GB of
DRAM. While the Pthreads-implementation of the
code was executed on 8-core Intel X7550 Beckton us-
ing 8threads. The Pthreads-implementation is used
only for comparison purposes .

Figure 3 (a) shows the speedup of the different
CUDA-passes implementations (i.e., 1-, 2-, 2’, 3-, 3’-
and 4-passes codes) with respect to the Pthreads-
implementation for three 3d-images of sizes 128 ×
128 × 128, 256 × 256 × 256 and, 512 × 512 × 512.
The found optimal thread-block sizes for the CUDA-
codes are 4 × 32, 8 × 32, 16 × 64, 16 × 16, 16 × 64
and, 16 × 64 respectively.

Analyzing the speedup from the 1-pass to the 4-
pass versions shows that the 3-passes version, which
implements Gauss+ST, DT and PDE into one pass
each one, is the fastest version over all the im-
plementations providing a speedup with respect to
Pthreads-implementation of up to 290 for the smaller
size and 55 for the larger image. In addition, Fig-
ure 4(a),(b),(c) shows that the 3-passes version over-

comes all the passes versions for the three image sizes
by up to 160× and 40× for the smaller and larger im-
age respectively.

A further analysis of registers and shared memory
utilization and performance profiling of each pass of
the six codes are provided in Table 1 and 2 respec-
tively. Examining the results of the 3-passes code
and comparing it with the other versions shows that
implementing DT into an independent kernel allows
this pass reaching an optimal utilization of on-ship
and off-ship memories. In particular, it has a better
registers and shared memory utilization, i.e., it ap-
plies less stress on this fast memories, from 63 (which
is the maximum number of registers that can be used
per threads) to 42, in comparison with the pass that
merges ST+DT from the 3’-passes version and the
one that merges DT+PDE in the 2’-passes version.
In addition, implementing DT into one pass reaches
a better use of off-ship memories by showing bet-
ter L1 and L2 hit rates. Moreover, in this 3-passes
version DT reaches a higher concurrency, i.e., higher
number of active warps per cycle from 15 to 22 when
comparing 3’-passes version versus the 3-passes one
from Table 2. Notice that DT represents more than
40% of the total runtime of all the implementations
and therefore increasing its performance affects the
overall performance.

Notice from Table 1 and 2 that merging ST with
GAUSS does not affect the concurrency of ST pass.
This means that the overhead produced by separat-
ing ST and GAUSS into two different passes is higher
than the fact of sharing the same fast memories.

On the other hand, the performance of the PDE
pass is limited by registers as can be seen from Ta-
ble 1 and it provides better performance when it does
not have to share fast memories.

In summary and from a programming point of
view, an effective use of the multi-pass approach as
we learnt from the considered case study consists of
1) implementing stencils limited by registers into one
pass, 2) merging stencils that have the same data ac-
cess pattern and use the same data structures into
one pass and 3) implementing the most time con-
suming stencils with high concurrency grad into one
pass because merging it with passes with different
data utilization penalizes its concurrency.
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TABLE I

Registers and shmem utilization per thread (estimated using nvcc 4.0) for 256×256×256 3D-image

1-pass 2-passes 2’-passes 3-passes 3’-passes 4-passes

Reg count 63 63,59 39,63 39,42,63 26,61,63 26,38,42,63
shmem 29736 41616,32376 9080,29728 9080,7776,11664 1304,9072,11664 4632,32368,27744,41616
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Fig. 3. (a) Speedup of the 1-, 2-, 2’- 3-, 3’- and 4- passes CUDA-versions (on Tesla C5070) with respect to the Pthreads-version
(on a 8-core Intel X7550 Beckton) for three 3d-image sizes, 128 × 128 × 128, 256 × 256 × 256 and, 512 × 512 × 512. (b) The
number of processed pixels per second by the Pthreads- and CUDA-, 1-, 2-, 2’- 3-, 3’- and 4- passes versions respectively.
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Fig. 4. (a) Speedup of 2-, 3-, 3’- and 4- passes versions with respect to the 1-pass implementation, on Tesla C5070, for three
3d-image sizes, (a) 128 × 128 × 128, (b) 256 × 256 × 256 and, (c)512 × 512 × 512.

V. Conclusions

This paper characterizes PDE-denoising images to
make their CUDA-parallel implementation as effi-
cient as possible with less programming efforts. We
showed that 1) implementing register limited sten-

cils into one single pass, 2) merging stencils that use
the same data structure and data access into one
pass and 3) implementing time consuming stencils
with high concurrency into one pass improves sub-
stantially the performance of complex stencils that
are initially bounded by registers and shared mem-
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TABLE II

One(Gauss+ST+DT+PDE), two(Gauss+ST+DT PDE), three’(Gauss+ST, DT, PDE) and (Gauss, ST+DT, PDE)

and, four-passes(Gauss, ST, DT, PDE) for a 256×256×256 3D-image and a fix thread-block 16×16

time active warps/ L1 gld IPC inst/ L2 glb mem read L2 glb mem write
(%) active cycles hit rate byte throughput throughput

(%) (Gb/s) (Gb/s)

1-pass:
Gauss+ST+DT+PDE 83,71 7,98 85,28 0,47 3,52 16,4 16,47

2-passess:
Gauss+ST+DT 44,64 16,02 46,24 0,84 1,34 67,69 84,3

PDE 7,95 16,46 86,39 1,06 4,51 47,16 9,79

2’-passess:
Gauss+ST 2,56 16,79 66,18 0,36 1,53 9,20 52,78
DT+PDE 80,11 4,21 84,36 0,55 13,81 5,24 5,25

3-passes:
Gauss+ST 9,8 23,74 69,82 0,37 1,52 9,18 53,42

DT 47,3 22,04 72,46 0,67 1,23 70,36 67,75
PDE 6.08 14,89 86,42 1 4,65 45,61 9,81

3’-passes:
Gauss 1,44 31,81 69,47 1,15 2,06 84,11 52,87

ST+DT 43,76 15,92 40,92 0,83 1,33 68,17 84,66
PDE 7,76 15,58 86,26 1,05 4,64 45,74 9,85

4-passes:
Gauss 1,06 30,34 68,29 1,13 2,03 83,60 52,66

ST 9,49 23,70 67,26 0,33 1,43 8,91 51,87
DT 44,5 22,59 72,59 0,67 1,22 70,54 67,81
PDE 5,7 16,51 85,69 1,13 4,89 45,64 9,83

ory. We also proposed a way of systematizing the
application of this optimization to diminish the pro-
gramming time and effort.
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